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Résumé

Cette these traite d’'un ensemble de problemes liés a I'acheminement des mes-
sages dans les machines paralleles a mémoire distribuée. L’accent est mis sur des
solutions extensibles qui nécessitent un nombre de ressources indépendant de la
taille de la machine.

A travers ’exemple des machines Supernodes (dont les processeurs sont inter-
connectés par un réseau de Clos 3-étages) nous montrons que ’acheminement des
messages par reconfiguration dynamique est difficilement envisageable dans des
machines de grande taille. Nous nous intéressons ensuite au routage des messages
dans des réseaux a topologie quelconque, et proposons une nouvelle méthode de
génération de fonctions de routage sans interblocage.

La nouvelle génération des machines paralleles integre de plus en plus de fonc-
tions dans le matériel, notamment le routage des messages. Pour que cette in-
tégration soit la plus efficace possible, des méthodes nouvelles de représentation
compacte de I'information de routage sont nécessaires.

Santoro et Khatib ont proposé une méthode, le routage par intervalles, bien
adaptée aux réseaux généraux. La deuxiéme partie de cette these s’inscrit dans
la continuité de ce type de travail et propose de nouvelles méthodes de génération
de fonctions de routage par intervalles. Deux cas sont considérés : le tore, et les
réseaux généraux. Nous insistons plus particulierement sur des solutions sans
interblocage, caractéristique rarement prise en compte. De plus dans le cas du
tore, les longueurs des chemins sont proches des optima.

Enfin, nous proposons une extension de la notion de routage par intervalles,
le schéma d’étiquetage étendu (SEE), qui permet de représenter un spectre plus
large de fonctions de routage.

Id . N N Y ’
Mots clés : Architectures paralleles, systémes paralleles, échange de mes-
sages, réseaux d’interconnexion, processeurs de communication, interblocage, routage,
routage par intervalles.






Abstract

Massivelly parallel computers with thousand and more processors are considered
one of today’s promising technologies to achieve high performance computing.
Such large-scale multiprocessors machines are usually organized as sets of nodes,
where each node has its own processor and local memory, connected by some
interconnection network. As generally nodes do not share memory, they commu-
nicate by passing messages through the network. In this dissertation, we adress
the problem of messages routing in massivelly parallel computers. The stress is
put on scalable algorithms which require an amount of resources independent of
the network size and shape.

Through the example of the supernode architecture (dynamically reconfigurable
networks of transputers) we show that the complexity of handling the message
exchanges by dynamically connecting processors is high in large scale machines.
Our study focusses then on the problem of deadlock-free routing in non regular
networks and we propose a novel algorithm.

Recently the trend in parallel computer architectures is to offer hardware sup-
port for handling messages exchanges within nodes. To efficiently achieve this
objective for massivelly parallel computers, new methods for compacting routing
information on a node are required.

A technique well suited for non regular networks is the interval routing intro-
duced by Santoro and Khatib. For this kind of methods we propose deadlock-free
solutions for k-ary ncubes and general networks. For the k-ary ncube our method
gives moreover nearly optimal paths.

Finally, we propose an original extension for interval labelling which needs rout-
ing tables of size O(d?) (where d is the number of neighbors) for a node. This
extension allows to represent more routing functions than the original interval
labelling.

Key words : Parallel architectures, parallel systems, message passing, in-
terconnection networks, communication processors, deadlock, message routing,
interval routing, interval labelling.






Chapitre 1

INTRODUCTION

1.1 Du séquentiel au parallele

Depuis 'avenement des ordinateurs modernes une des principales motivations de
la recherche en informatique est I’amélioration des performances afin de pouvoir
exécuter les applications toujours plus vite. Les recherches ont été menées sur
trois fronts :

e algorithmique : en recherchant les algorithmes les plus efficaces,

e compilation : en cherchant a faire des optimisations lors de la traduction
des programmes (compilateurs optimiseurs), et

e matériel.

Augmenter les performances des machines au niveau matériel peut se faire de
deux fagons. Soit par I'utilisation de nouvelles technologies pour faire des circuits
de plus en plus rapides, on améliore ainsi les performances d’un seul proces-
seur (machine séquentielle). La deuxiéme solution consistant a utiliser plusieurs
processeurs et diviser le probléeme a résoudre en plusieurs sous problemes qui sont
traités en paralléle.

(C’est la premieére approche qui a longtemps été utilisée, mais les limites physiques
d’une part, le rapport coiit/performances de approche séquentielle et les applica-
tions demandeurs en puissances de calcul (mécaniques des fluides, prévisions
météorologiques, etc.) d’autre part, ont fait naitre un intérét pour de nouvelles
solutions moins cheéres et plus puissantes. Le parallélisme est alors une solu-
tion activement étudiée pour augmenter les performances des machines. Ainsi,
d’abord dans les laboratoires de recherche, puis chez les industriels a t-on vu des
machines paralléles construites. A. Trew et G. Wilson font une présentation assez
complete de toutes les réalisations dans ce domaine [Trew91].



1.2 Les architectures paralleles

Parmi les diverses architectures paralléles proposées, nous considérons une classe
d’architectures dites a parallélisme massif : les machines comportant un nombre
important de nceuds de calcul autonomes ayant chacun un processeur et une mé-
moire locale privée. Ces noeuds sont interconnectés par un ensemble de liaisons
point & point (le réseau d’interconnezion) et, en I’absence d’une mémoire com-
mune, communiquent et se synchronisent par échanges de messages. De par le
fait que chaque processeur est connecté a un petit nombre de voisins, ces machines
sont facilement extensibles et permettent des configurations avec aujourd’hui des
milliers de processeurs.

Les performances de ce type d’architectures sont tributaires de la vitesse des
communications entre les processeurs, qui dépend, entre autres parametres, de la
topologie du réseau d’interconnexion choisie lors de la construction de la machine.
On distingue les machines a réseau d’interconnexion fixe dont la topologie est
fixée une fois pour toutes, et les machines dites reconfigurables dont le réseau
d’interconnexion permet de réaliser par programme plusieurs types de topologies.

Machines a réseau d’interconnexion fixe

Ce furent les premieres machines paralléles construites. Le réseau d’interconnexion
idéal est sans conteste le réseau compléetement connecté dans lequel chaque pro-
cesseur est directement connecté a tous les autres. Ce réseau devient irréalisable
des qu’on dépasse la dizaine de processeurs. On se contente alors de réseaux ou
un processeur n’est relié qu’a un ensemble limité de voisins, la communication
avec les autres processeurs se faisant par routage a travers des processeurs inter-
médiaires.

Les réseaux d’interconnexions fixes sont souvent classés par rapport a un ensemble
de caractéristiques que sont [Wittie81, Agrawal86] :

e le diametre du réseau
e la distance moyenne
e le nombre de liens de communication par processeur (degré)

e les algorithmes de routage qui doivent étre les plus simples possibles et ne
doivent pas requérir une connaissance totale du réseau.

e la tolérance aux pannes : il faut avoir au moins deux chemins différents
entre chaque paire de processeurs. Cette "redondance ” est utilisée en cas
d’erreur

e la possibilité d’expansion, c’est a dire, pouvoir étendre le réseau sans ”dé-
faire” ce qui existe. Ceci suppose notamment que les composants de base
doivent rester les mémes.



Machines a réseau d’interconnexion programmable

Les machines a réseaux fixes ont des caractéristiques de communication qui peu-
vent convenir trés bien a certaines applications et moins bien a d’autres. Un
réseau d’interconnexion programmable (encore appelé dynamique ou reconfigu-
rable), en permettant de réaliser plusieurs types de topologies, est plus souple et
permet de prendre en compte les besoins des applications. Les réseaux d’intercon-
nexion programmables ont d’abord été utilisés dans les multiprocesseurs a mé-
moire partagée. Mais ces dernieres années on commence a les utiliser dans les
machines sans mémoire commune.

Le réseau d’interconnexion programmable le plus simple est un commutateur
matriciel (crossbar) permettant de relier N entrées & N sorties & I’'aide de N2
points de croisements (commutateurs élémentaires).

Le nombre de commutateurs élémentaires utilisés dans les crossbars les rend rapi-
dement irréalisables lorsque on envisage des machines de tailles importantes. De
plus, ces composants sont limités par le nombre de pattes qu’on peut mettre sur
un seul circuit. La technologie actuelle ne permet que des crossbars dont la taille
est de 'ordre 200 x 200. Pour des réseaux de tailles supérieures, on a recours a
des réseaux multi-étages.

Les principales caractéristiques d’une machine a réseau d’interconnexion program-
mable sont :
e le degré des processeurs,

la capacité du réseau d’interconnexion, c’est a dire le nombre de connexions
qu’il peut réaliser sans conflit,

la simplicité du controle, c’est a dire la possibilité de rajouter de nouvelles
connexions en cours de fonctionnement,

le délai de traversée du réseau.

1.3 Programmation et contréle des machines par-
alleles

Méme si beaucoup de machines paralleles ont été construites, leur programmation
reste difficile. Elles partagent toutes la caractéristique suivante : peu ou pas de
fonctions systemes offrant une virtualisation de la machine.

Le systeme d’exploitation d’une machine séquentielle a pour principal objectif de
définir une machine virtuelle qui, non seulement étend 1’architecture matérielle
sous-jacente, mais aussi cache les spécificités de celle-ci qui sont contraignantes
pour l'utilisateur. Une telle machine virtuelle doit notamment offrir un ensemble
de services comme la gestion des ressources, I'ordonnancement, la tolérance aux
pannes, etc.



Dans le cas d’'une machine parallele, la machine virtuelle définie par le systeme
d’exploitation doit offrir, en plus des services cités ci-dessus, un support pour
I’ordonnancement des taches paralléles, la communication et synchronisation en-
tre nceuds distants, la tolérance aux pannes des nceuds, etc.

L’utilisation des machines paralléles pose le probleme du formalisme d’expression
du parallélisme, c’est a dire le choix d’un langage de programmation, ainsi que
celui de 'implantation du programme sur la machine parallele. L.C. Chang et B.
T. Smith font une classification des outils pour la programmation des machines
paralléles dans [Chang90]. D’une maniére générale deux optiques ont été suivies
pour I'expression du parallélisme :

Le besoin de préserver 'investissement pousse a l'utilisation des langages clas-
siques avec des compilateurs capables de détecter les traitements indépendants.
Beaucoup de travaux ont été menés notamment sur la parallélisation automatique
de FORTRAN [Kennedy80, Allen88, Cytron89, Tawbi89, Wolfe89, Blume92, Hall93].
Cette approche est toutefois limitée. En effet, il arrive souvent qu’un bon algo-
rithme parallele pour un probleme donné soit substantiellement différent d’un
algorithme séquentiel efficace pour le méme probléeme[Anderson84] ; ceci explique
notamment le grand intérét porté sur 'algorithmique parallele par de nombreuses
équipes de recherche a travers le monde.

L’autre optique est 1'utilisation des langages paralleles permettant a 1'utilisateur
d’exprimer le parallélisme. Ceci peut étre fait implicitement, c’est le cas de la plu-
part des langages logiques, et fonctionnels [Kelly89, Foster90], ou explicitement,
c’est le cas de la plupart des langages impératifs comme OCCAM [Occam?2], ou
d’autres langages paralleles issus des langages séquentiels avec des extensions ad
hoc permettant d’exprimer 'indépendance des traitements (Fortran parallele, C
parallele, etc.).

Quel que soit le mode d’expression du parallélisme utilisé, I'implantation d’un
programme sur une machine parallele pose des problemes nouveaux. A la tra-
ditionnelle chaine de traduction (compilation, édition des liens, chargement) sur
une machine séquentielle viennent s’ajouter de nouvelles taches dont dépendent
les performances de I'application [Eudes87]. Nous en citons les trois plus impor-
tantes a notre point de vue :

e L’application doit d’abord étre partagée en plusieurs taches (processus)
pouvant s’exécuter en parallele : c’est le probleme de partitionnement.

o Les divers processus composant ’application doivent étre affectés aux divers
processeurs de la machine : c’est le probleme d’allocation.

e Comme en général les divers processus de ’application ne sont pas com-
plétement indépendants, on doit s’occuper de la coordination de leurs exé-
cutions respectives : c’est le probleme du controle des communications et
synchronisations.



1.3.1 Le probléme de partitionnement

Le partitionnement d’un programme parallele a pour but d’identifier et spécifier
des parties du programme pouvant s’exécuter en parallele, et d’extraire un cer-
tain nombre d’informations sur la structure du programme. Chaque partie de
programme, que nous appelerons indifféremment tache ou processus, s’exécute
séquentielilement sur un processeur. Une tache est souvent caractérisée par :

e Son temps d’exécution séquentiel, nous parlerons aussi de sa taille

o Les autres taches avec lesquelles elle communique et la quantité d’informations
échangées

e Les contraintes de précédence entre taches qui définissent le parallélisme
dans le programme partitionné.

Le partitionnement de programmes n’est pas un probleme facile et peut dépen-
dre de D'architecture cible. Exposer tout le parallélisme d’une application peut
conduire a une situation ou 'on a beaucoup de taches de petite taille et un cott
de communication entre les taches relativement important. Suivant I'importance
relative des couts de communications et des cotts d’exécution sur une machine
parallele, on peut ne pas améliorer le temps d’exécution parallele. Le temps
d’exécution parallele étant minimum pour une certaine granularite intermédiaire
des partitions. Le choix de la granularité optimale doit résulter d’'un compromis
entre I’extraction d’'un maximum de parallélisme et la minimisation des informa-
tions échangées entre les taches. Le probléme de partitionnement de programmes

est NP-Complet [Sarkar89b].

1.3.1.1 Extraction des cotiits de communication

L’évaluation quantitative des communications entre deux processus communi-
cants n’est pas facile. Certaines communications sont non déterministes ou dépen-
dent des entrées du programme. On cherchera donc une approximation qui doit
étre expressive, c’est a dire qui garde 'importance relative des couts exacts. Plu-
sieurs approximations peuvent étre utilisées :

Nombre de canaux de communication

Dans une application ou le volume des données échangées sur les divers canaux
de communication est identique (c’est le cas par exemple de quelques applications
dans le calcul scientifique), le nombre de canaux de communication peut servir
comme mesure de la quantité de communications entre 2 processus.

Types des données échangés sur les canaux

Si les types des données échangées sur les canaux sont différents, ceux ci peuvent
étre pris en compte.



Fréquences des communications sur les canaux

Les deux méthodes d’évaluation des cotits de communication ci-dessus devien-
nent inadéquates des que les processus contiennent des communications dans des
boucles pour lesquelles on ne connait pas le nombre de pas d’itérations. Il en est
de méme lorsque le programme contient des communications dans les branches
d’un choix.

Antonelli et Vannechi dans [Antonelli89] proposent u ne méthode empirique pour
des programmes généraux écrits en ECSP et comportant des boucles. Cette
méthode est basée sur une observation (que les auteurs disent largement admise)
que tous les programmes passent une partie du temps dans les boucles. On utilise
alors une évaluation du temps de communication comme dépendant du niveau
d’imbrication de la boucle.

Sarkar dans [Sarkar89a] propose une méthode basée sur les fréquences d’exécution
pour I’évaluation quantitative du volume des communications et des temps d’exé-
cution. Les fréquences d’exécution sont obtenues par "profiling”. L’auteur utilise
des compteurs mis directement dans le programme. Ces compteurs sont incre-
mentés a l'exécution et stockés dans une base de données associée au programme
a la fin de chaque exécution.

1.3.1.2 Evaluation des cotiits d’exécution

Le temps d’exécution d’une tache est en général évalué en nombre d’instructions
élémentaires. Comme pour les communications, le temps d’exécution d’une tache
peut dépendre du jeu de données en entrée et donc varier d’une exécution a
I'autre.

Les méthodes d’évaluation du temps d’exécution les plus courantes utilisent des
techniques de profiling qui collectent des données sur plusieurs exécutions et cal-
culent un temps moyen d’exécution pour les taches. Une telle méthode est décrite
dans [Sarkar89a]. On peut aussi utiliser des techniques de profiling qui mesurent
le temps réel d’exécution des taches. Cette technique a été utilisée par Boillat
et al. dans leurs outils de configuration automatique de programmes OCCAM,

MARC et PFY [Boillat91].

1.3.2 L’allocation - ’ordonnancement

L’allocation consiste a affecter les diverses taches aux divers processeurs dans
le but de minimiser le temps d’exécution parallele du programme. Le temps
d’exécution parallele dépend du taux d’utilisation des processeurs et de la sur-
charge induite par la communication entre les processeurs.

Le probleme d’allocation d’un ensemble de taches sans communications a été
étudiée par divers auteurs et une présentation détaillée en est faite dans [Graham79].



On sait par exemple que 'allocation d’un ensemble de taches sans communica-
tions et sous des contraintes de précédence a été montré NP-Complet si les tailles
des taches sont quelconques [Garey79, Sarkar89b).

Le probleme d’allocation devient plus compliqué lorsqu’on prend en compte les
communications. Alors que I’exploitation du parallélisme pousse a utiliser des
processeurs différents chaque fois que des taches peuvent étre exécutées en paral-
lele, la charge induite par les communications pousse a affecter sur le méme pro-
cesseur les taches qui communiquent beaucoup. Les deux objectifs étant contra-
dictoires, ’allocation s’efforcera de trouver un bon compromis entre parallélisme
et surcharge des communications [Talbi93].

1.3.3 Controle des communications et synchronisations

Le compromis entre parallélisme et communication fait qu’a la fin de I'étape
d’allocation, des taches qui communiquent peuvent étre affectées sur des pro-
cesseurs non directement connectés. D’autre part, les divers langages de pro-
grammation utilisés offrent un ensemble de modeles d’interaction (protocoles) qui
impliquent une coordination entre taches localisées sur des processeurs distants.

La coordination entre taches distantes nécessite un controle de leurs communica-
tions et synchronisations. La mise en ceuvre de ce controle se raméne a quelques
mécanismes de base dont les plus importants sont :

e un mélange de synchronisation et de diffusion sur tout ou partie de I’ensemble
des processeurs,

e une communication point a point efficace pour permettre I'acces distant a
I’environnement mis en commun lors de I'interaction,

e des mécanismes efficaces d’équilibrage de charge permettant d’assurer que
les participants d’une interaction arriveront a leur point de synchronisation
commune au méme moment.

Une bonne référence ou l’'on peut trouver les divers modeles d’interaction entre
entités d’'une application parallele ainsi qu’'un panorama des langages pour la
programmation paralléle est 1’article de Bal et al. [Bal89]. Deux modeles de base
y sont discutés : ’échange de messages et les données partagées. Leur mise en
ceuvre sur une architecture paralléle y est aussi analysée.

L’éventail des modeéles d’interaction conduit a la nécessité pour un systeme d’ex-
ploitation d’offrir un support pour la construction efficace de plusieurs protocoles;
un protocole a deux fonctions principales : le "transport” d’un message entre
I’émetteur et le récepteur, et le respect d’un certain mode de synchronisation. La
construction effective du protocole sur une machine parallele va donc se traduire
par deux types de messages : ceux transportant les données effectives, et ceux de
controle utilisés pour le respect du protocole.



Un noyau de communication d’un systeme d’exploitation pour machines paralleles
doit donc assurer les deux fonctions suivantes :

e virtualisation du réseau d’interconnexion de la machine en proposant un
service d’acheminement des messages entre les processeurs, et

e mise en ccuvre effective des protocoles en générant au besoin les divers
messages de controle.

La premiere fonction correspond a la communication entre processeurs et est
fortement dépendante de I’architecture de la machine cible. La deuxieme fonction
est d’'un niveau plus haut et correspond a la communication entre les processus
d’une application.

Communication entre processus : protocoles

La communication entre processus repose sur le service d’acheminement et doit
offrir une interface transparente indépendante de ’architecture. Elle nécessite les
opérations suivantes :

e Une désignation des entités du systéme (processus et objets de communi-
cation) indépendante de la localisation. La mise en ceuvre de ce service
implique des communications systémes.

o Le découpage et réassemblage des messages en paquets.

e Le respect de la sémantique des protocoles, en générant des messages de
controle comme les requétes d’établissement de communication et les ac-
cusés de réception.

Communication entre processeurs : routage des messages

Le routage consiste a offrir un service d’acheminement des messages entre n'importe
quelle paire de processeurs. La virtualisation du réseau d’interconnexion en un
réseau logique completement connecté convient tres bien a des protocoles qui ne
nécessitent que des communications point a point. Lorsque le protocole implique
plus de deux entités, la communication point a point pour envoyer un message
a plusieurs destinataires introduit un encombrement du réseau par des messages
transitant plusieurs fois sur les mémes processeurs.

Pour optimiser I'utilisation des ressources, il est nécessaire pour le service d’ache-
minement de supporter, en méme temps que la communication point a point,
I'envoi d’un méme message a plusieurs processeurs (diffusion).

Plus généralement, on pourrait s’intéresser a un acheminement offrant des services
plus élaborés tels que ceux offerts dans le matériel pour la synchronisation, la
combinaison de données, le ” piggy-backing” (réponses aux messages) etc.



ParX : un noyau de systeme pour systémes paralleles

ParX est un noyau de systeme parallele développé au sein de notre équipe de
recherche [Gonzalez91, Langue91, Balaniuk93, Castro93]. Le noyau de commu-
nication de Parx, comme le montre la figure 1.1, comporte deux niveaux. Le
premier niveau, appelé couche de routage, est une extension du matériel et réalise
la communication entre les processeurs. Deux types d’acheminement sont sup-
portés dans ParX : la communication point a point et la diffusion d’un message
a un groupe de processeurs. Les deux types d’acheminement de ParX cohabitent
et sont basés sur une méme fonction de routage générale qui garantit ’abscence
d’interblocage.

Le second niveau assure l'interprétation des messages et la communication entre
les processus suivant un protocole donné.

processus utilisateur:
reponses requétes
aux requétes aux protocoles
P
R
o]
T
0]
C
O A 7
L recepteur émetteur dé
E rotocole rotocol
S
messages requétes
arrives a d’émission
destination|
== ==
R
(e} récepteur emetteur
‘Il! de lien
A messages messages
G venant vers
E |duréseau _ le réseau
récepteur émetteur
de lien de lien
Matériel

Figure 1.1: Noyau de communication de Parx

La réalisation du niveau d’interprétation des protocoles dans ParX est décrite
dans [Gonzalez91] et [Langue91]. Le travail présenté dans ce rapport concerne la
partie acheminement point a point, et plus particulierement 1’étude des fonctions



de routage qui est notre principale contribution dans ParX.

1.4 Contribution de cette these

L’objet de I’étude présentée ici est 'acheminement des messages dans les machines
massivement paralleles. L’accent est mis sur des solutions extensibles utilisant
un nombre de ressources indépendant de la taille de la machine.

Nous avons étudié le probleme sur deux volets : le routage sur un réseau d’inter-
connexion fixe, et la communication par reconfiguration dynamique d’un réseau
d’interconnexion programmable en reliant a la demande les processeurs voulant
communiquer.

La communication par reconfiguration dynamique pose le probleme du cout du
réseau d’interconnexion. A travers 'exemple des machines hiérarchiques super-
nodes dont le réseau d’interconnexion est basé sur des réseaux de Clos 3-étages,
nous montrons que la complexité du controle des réseaux d’interconnexion multi-
étages est grande, et que donc la communication par reconfiguration dynamique
est difficilement envisageable dans des machines de grande taille. La reconfigu-
ration est alors utilisée par phases a l'intérieur desquelles on utilise le routage
sur des réseaux d’interconnexion fixes dont la topologie peut étre quelconque car
celle-ci dépend uniquement des besoins des applications et des possibilités offertes
par la machine reconfigurable considérée.

Le routage comporte essentiellement deux composantes : une technique d’achemi-
nement des messages qui définit les traitements appliqués dans chaque noeud et
la fonction de routage qui définit les chemins suivis par les messages. Quelle que
soit la technique d’acheminement utilisée, on est amené a partager un ensemble
de ressources (tampons de stockage ou liens physiques) et donc a des risques
d’interblocage. Nous proposons une nouvelle méthode de génération de fonctions
de routage sans interblocage pour réseaux généraux. Notre méthode, contraire-
ment aux méthodes classiques qui procedent par ordonnancement des tampons,
nécessite un nombre de tampons par processeur indépendant de la taille de la
machine.

La nouvelle génération des machines paralleles integre de plus en plus de fonctions
dans le matériel, notamment la fonction d’acheminement des messages. Pour
que cette intégration soit la plus efficace possible, des méthodes nouvelles de
représentation compacte de I'information de routage doivent étre utilisées.

Nous nous sommes intéressés a une technique de représentation compacte de
I'information de routage qui utilise, pour chaque processeur, une table de routage
dont la taille est de 'ordre du nombre de ses voisins. Cette technique dite du
routage par intervalles a été proposée en 1983 par Santoro et Khatib [Santoro82].
Elle consiste a étiqueter les processeurs du réseau et a associer un intervalle de
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I’ensemble des étiquettes a chaque voisin d’un processeur ; I'intervalle associé a un
voisin représentant ’ensemble des processeurs que I'on peut atteindre en passant
par ce voisin.

Malgré le fait que le routage par intervalles ait été choisi par INMOS pour ses
nouveaux processeurs de communication C104 [INMOS91], peu de méthodes de
génération de tables de routage par intervalles existent. Notamment, tres peu
de travaux ont été menés sur les méthodes de génération de fonctions de routage
qui sont sans interblocage. Dans un premier temps, nous considérons le cas
d’un tore et proposons une nouvelle méthode de routage par intervalles. Tout en
garantissant I’abscence d’interblocage, notre méthode conduit a des chemins dont
la longueur est proche de 'optimum. Nous nous intéressons ensuite aux réseaux
généraux, et la aussi nous proposons une méthode de génération de tables de
routage par intervalles qui sont sans interblocage.

Enfin, la classe des fonctions de routage qui peuvent étre décrites par des tables
de routage par intervalles est réduite par rapport a celle des fonctions qui utilisent
des tables de routage non compactes. Tout en gardant une information de routage
par processeur dépendant uniquement du nombre de voisins, nous proposons une
extension du routage par intervalle, le schéma d’étiquetage étendu (SEE). Le SEE
permet, entre autres choses, de décrire des fonctions de routage adaptatives et
contient le routage par intervalle classique. Une méthode de génération de SEE
pour réseaux généraux est aussi proposée.

1.5 Organisation de la suite du rapport

La suite de ce rapport est divisé en deux parties.

La premiere, regroupant les chapitres 2, 3 et 4, vise a présenter les problemes de
I’acheminement de messages. Le chapitre 2 étudie a travers I'exemple des ma-
chines supernodes 'acheminement de messages par reconfiguration dynamique.
Les chapitres 3 et 4 concernent l'acheminement de messages par routage. Au
chapitre 3 nous faisons un état de l’art sur les techniques d’acheminement et
les méthodes de prévention de l'interblocage. Notre méthode de génération de
fonctions de routage sans interblocage est présentée au chapitre 4.

La deuxiéme partie traite du compactage de I'information de routage et regroupe
les chapitres 5, 6 et 7. Au chapitre 5 nous posons le probleme du compactage de
I'information de routage et faisons un état de I’art sur la technique de routage par
intervalles. Le chapitre 6 présente de nouvelles méthodes de génération de fonc-
tions de routage par intervalles, et au chapitre 7 nous présentons notre nouvelle
technique de représentation compacte de I'information de routage, le SEE.
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Partie 1

Un mécanisme de base pour la
communication : ’acheminement
des messages
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Chapitre 2

Acheminement des messages par
reconfiguration dynamique

2.1 Introduction

Les machines reconfigurables ont pour objectif de faciliter une communication
efficace entre processeurs non voisins grace & un dispositif de commutation des
liens. Celui-ci permet en effet de réaliser par programme divers types de réseaux
d’interconnexion.

La réalisation d’un réseau d’'interconnexion sur une machine reconfigurable com-
prend deux phases :

e Le choix du placement des sommets du graphe du réseau d’interconnexion
sur les processeurs physiques,

e Le contrdle de la configuration qui consiste a déterminer les commandes de
connexion a exécuter par le dispositif de commutation.

Les dispositifs de commutation des machines paralléles sont inspirés de ceux des
réseaux de téléphones ; a ce titre ce sont des réseaux de permutation composés
de points de connexion élémentaires dont les performances attendues sont :

1. un faible cott matériel,
2. un faible délai de traversée,
3. la réarrangeabilité : réalisation de n’importe quelle permutation,

4. la simplicité du controle

En général les propriétés 3 et 4 sont couvertes par des réseaux dits non bloquants
dont la caractéristique est de pouvoir établir une nouvelle connexion indépen-
damment de celles qui existent.
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Le cout matériel d'un réseau de permutation est souvent évalué par le nombre
de points de connexions élémentaires (crosspoints). Le réseau de permutation
le plus simple est un commutateur matriciel & N entrées et M sorties (encore
appelé crossbar N x M). Le crossbar vérifie les propriétés 2, 3, et 4 ; par contre
la propriété 1 dépend du nombre de processeurs a interconnecter. En effet un
crossbar N x M connectant N entrées a M sorties nécessite NM points de con-
nexion élémentaires. Ce cout est trop élevé pour les réseaux de grande taille. A
titre d’exemple la technologie actuelle ne permet de construire que des crossbars
de l'ordre de 200X 200, ce qui permet, en considérant des processeurs a 4 liens
bidirectionnels, de construire de machines avec une quarantaine de processeurs.

L’optimisation du nombre de points de connexion élémentaires d’un crossbar pour
des réseaux de grande taille se fait souvent au détriment de son caractére non
bloquant et donc de son controle ; on se contente alors de la propriété de réar-
rangeabilité. Des études d’optimisation, menées notamment par Clos [Clos53], ont
abouti entre autres a des dispositifs a base de crossbars dits réseaux multi-étages
au nombre desquels on compte les réseaux de Clos, de Benes, les ”Baselines”,
"shuffle exchange ”, "data manipulator”, etc.. On trouvera une étude détaillée
de tous ces réseaux dans [Feng81].

Parmi les machines reconfigurables, nombreuses sont celles dont le dispositif de
commutation est un simple crossbar [Waille90, Bhatkar90]. Pour construire de
grosses machines on utilise des réseaux multi-étages [Waille90, Beeten87].

Dans ce chapitre nous nous intéressons a ’acheminement des messages dans les
machines reconfigurables dont le dispositif de commutation est un réseau multi-
étages. Nous prenons comme exemple les machines hiérarchiques supernodes
(supernodes dans la suite) issues du projet européen ESPRIT P1085 auquel notre
équipe a participé des sa proposition en 1985, et aujourd’hui construites par les
sociétés Telmat et Parsys. Le dispositif de commutation des supernodes est basé
sur le principe des réseaux de Clos réarrangeables a 3 étages.

Ce chapitre est organisé de la fagon suivante : dans la section 2.2, apres quelques
rappels sur les réseaux de Clos a 3 étages, nous donnons une description schéma-
tique et succincte de I'architecture des supernodes ; une description plus complete
est présentée dans [Waille90]. Dans la section 2.3, nous modélisons le probleme
du controle des réseaux de Clos en termes de coloriage des arétes d'un graphe
biparti régulier, puis présentons et analysons les algorithmes de controle.
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2.2 Architectures des supernodes

2.2.1 Réseaux de Clos a 3 étages

Un réseau de Clos a 3 étages C(n,m,r) connectant N = nr entrées a N sorties
est composé de r crossbars n X m au premier étage (blocs d’entrées), m crossbars
r x r au deuxieme étage (blocs intermédiaires), r crossbars m x n au troisieme
étage (blocs de sorties). Les étages sont interconnectés selon la régle suivante

illustrée par la figure 2.1.

o la sortie 7 du bloc d’entrées ¢ est reliée a I'entrée ¢ du bloc intermédiaire j.

e la sortie £ du bloc intermédiaire p est reliée a 'entrée p du bloc de sorties

10 —™=

11 —=

12 —=

13 —=

PN

e
T

14 —=

15 —=

Blocs d’entrées

—

9

10

11
12

13

14

15

Blocs intermédiaires  Blocs de sorties

Figure 2.1: Réseau de Clos C(4,4,4)

Deux résultats fondamentaux sur les réseaux de Clos sont :

Théoréme 2.1 (Clos) [Clos53] : Une condition nécessaire et suffisante pour
qu’un réseau de Clos C(n,m,r) soit non bloquant est : m > 2n — 1.

Théoréme 2.2 (Slépian-Duguid) [Paull62] : Une condition nécessaire et suf-
fisante pour qu’un réseau de Clos C(n,m,r) soit réarrangeable est : m > n.
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On trouvera dans [Clos53] une étude détaillée des cotlits des réseaux de Clos
multi-étages en fonction des caractéristiques de fonctionnement souhaitées. On y
trouve notamment les plages des valeurs des parametres pour lesquelles le réseau
de Clos, en dehors du délai de traversée, devient supérieur au crossbar.

2.2.2 Dispositif de commutation des supernodes

Les supernodes sont une famille de machines paralléles reconfigurables a base de
transputers comprenant :

e 16 & 1024 processeurs
e des processeurs de service,
e des processeurs de controle,

e Un dispositif de commutation permettant de connecter les différents pro-
cesseurs entre eux,

e Un bus servant a ’échange d’informations de controle (signaux de contréle,
de synchronisation etc.) entre les processeurs de contrdle, de travail et de
service.

L’organisation générale (générique) de toutes ces composantes est donnée par la
figure 2.2 pour une machine supernode a 256 processeurs.

Le dispositif de commutation des supernodes comprend quatre réseaux de permu-
tation identiques et indépendants (réseaux de base). Chacun de ces quatre
réseaux de base réalise I'un des quatre types de connexion suivants : Nord vers
Sud (N/S), Sud vers Nord (S/N), Est vers Ouest (E/O) et Ouest vers Est
(O/E) ou Nord, Sud, Est et Ouest sont des étiquettes des 4 liens d’un trans-
puter (figure 2.3). Dans un supernode & N transputers, chacun des quatre réseaux
de base connecte donc N entrées a N sorties.

La configuration du supernode consiste a réaliser un réseau d’interconnexion
donné a I'aide des quatre réseaux de base. Elle nécessite donc une étape prélimi-
naire d’étiquetage des arétes du graphe du réseau d’interconnexion comme Nord-
Sud ou Est-Ouest. Cet étiquetage, qui détermine les connexions devant étre
faites dans chacun des quatres réseaux de base, pourra étre réalisé par la méth-
ode de partage par cycle eulérien décrite dans [Nicole88]. Les résultats de cet
étiquetage sont deux permutations II; et II; sur les sommets du graphe du réseau
d’interconnexion correspondant respectivement aux connexions étiquetées N/ S et
E/O. Chaque transputer étant connecté a la méme entrée sur chacun des quatre
réseaux de base, et les connexions a réaliser étant bidirectionnelles, les réseaux

N/S (S/N) réalisent IT; (I, ") et les réseaux F/O (O/F) T, (TI;™").
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DISPOSITIF DE COMMUTATION D'UN
SUPERNODE A 256 PROCESSEURS
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RESEAU 2 eme NIVEAU ecfenee
|
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|
|
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|

SUPERNODE
BUS DE CONTROLE A 32 PROCESSEURS

&

*. Un ou deux contrbleurs

Figure 2.2: Architecture d’un supernode a 256 processeurs.
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oE[ —0O S SIN

E/O

L]

Figure 2.3: Connexion d’un transputer aux 4 réseaux de base
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Le réseau de base d’un supernode comportant N = nr transputers est un réseau
de Clos "3 étages - 2 niveaux” composé de r crossbars 2n x 2n au premier niveau
(jouant le role des 1°" et 3™ étages) et de m crossbars 7 X r au 2™ niveau (jouant
le role de I'étage intermédiaire). Remarquons que la fusion des blocs d’entrées
et de sorties n X n en des blocs 2n X 2n du 1" niveau permet de connecter les
processeurs appartenant a un méme bloc en ne traverssant qu’un crossbar au lieu
de 3 pour un réseau de Clos.

2.3 Algorithmes de configuration des supernodes

La configuration d’un supernode comportant N = nr transputers se ramene a
résoudre le probleme de la configuration d’un réseau de base sachant que celui-ci
contient un réseau de Clos C(n,n,r). En vertu du théoréme de Slépian-Duguid,
celle-ci est toujours possible quelle que soit la permutation a réaliser. Par contre,
parce que les parameétres du réseau de base ne remplissent pas les conditions du
théoreme de Clos, il est des configurations dont les connexions ne peuvent étre
établies indépendamment les unes des autres.

Dans cette section nous considérons le réseau de Clos contenu dans un réseau
de base et examinons les algorithmes pour son contréle. Nous supposons que
les connexions a réaliser impliquent toutes les entrées et sorties du réseau. Nous
commengons par présenter une modélisation du probléeme, les algorithmes sont
ensuite décrits et analysés. Avant de présenter le modele, rappelons quelques
notions de la théorie des graphes.

2.3.1 Définitions

Pour les propriétés relatives aux concepts définis, le lecteur pourra consulter
[Berge83]. Soit G = (V,E) un graphe non orienté, ou V est l'ensemble des
sommets et F celui des arétes.

e Un couplage de G est un ensemble d’arétes non adjacentes 2 a 2
e Un couplage est dit mazimum si et seulement si son cardinal est maximum.
e Un couplage est dit maximal s’il n’est contenu dans aucun autre.

e Un sommet v est dit saturé par un couplage M s’il existe une aréte de M
incident & v.

e Un couplage est dit parfait s’il sature tous les sommets.
e (7 est dit simple s’il admet au plus une aréte entre deux sommets.

e On appelle chaine alternée par rapport a un couplage M, une chaine simple
(n’utilisant pas 2 fois la méme aréte) dont les arétes sont alternativement
dans M et FF — M.
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e Nous appelons extenseur par rapport a un couplage M, une chaine alternée
par rapport a M et allant d’un sommet insaturé a un autre sommet insaturé.

2.3.2 Modélisation du controle

Soit IT la permutation de {0,...,N — 1}, ot N = nr, correspondant a une
configuration d’un réseau de Clos C(n,n,r). Associons a II le graphe biparti
Gn = (X,Y,E) ot X = {zg,...,z,_1} est Pensemble des blocs d’ entrées,
Y = {vo,.-.,Yyr—1} est 'ensemble des blocs de sorties, et une aréte de F représente
une connexion entre un bloc d’entrées et un bloc de sorties. Il y a autant d’arcs
entre un bloc d’entrées et un bloc de sorties qu’il y a d’entrées de I'un a re-
lier aux sorties de 'autre. Chaque arc peut étre étiqueté par la connexion qu’il
représente. GGy est régulier de degré n. La figure 2.4 montre le graphe G associé
a la réalisation sur un réseau de Clos C'(4,4,4) d’une configuration définie par la

permutation IT = (13,7,3,12,8,9,5,10,14,1,0,4,6, 2, 15,11) de {0,...,15}.

X0 0
X1 Y1
X2 ¥
*3 y3

Figure 2.4: Graphe biparti Gf;.

La réalisation de la permutation II consiste a affecter chaque aréte de G a un bloc
intermédiaire par lequel la connexion sera réalisée. Sous la contrainte matérielle
du réseau de Clos que deux connexions a un méme bloc (d’entrées ou de sorties)
ne peuvent étre affectées au méme bloc intermédiaire, on retrouve le probléeme
du coloriage des arétes du graphe biparti G en autant de couleurs qu’il y a de
blocs intermédiaires, ou ce qui est équivalent, le probleme de I'extraction de n
couplages parfaits deux a deux disjoints. Les figures 2.5 et 2.6 indiquent un
coloriage du graphe Gy de I'exemple précédent et la configuration induite sur le
réseau de Clos.

Une autre modélisation consiste a considérer la matrice d’interconnexion de

Gn : Hy = (Hp(i,5)) 0 <4,j <r—1ou Hy(4,j) est le nombre de connexions
entre les blocs z; et y; et a en étudier la décomposition en une somme de n ma-

21



Figure 2.5: Graphe biparti Gy colorié.
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Figure 2.6: Configuration du réseau de Clos C'(4,4,4) pour la permutation II
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trices de permutation (une matrice de permutation correspondant a un couplage)
[Neiman69, Tsaowu74]. Pour I'exemple précédent on a :

Hy =

= N O =

1
1
1
1

_ o W o
== O N

Les matrices de permutation associées au coloriage de la figure 2.5 sont respec-
tivement

0 0 01 1 000 01 00 00 01
0 010 01 0O 0010 0 010
01 0O 0 001 1 000 et 1 000
1 000 0010 0 0 01 01 00

pour le 147, 2™¢ 3™ et 4™ blocs du 2™ étage.

Notons enfin qu'une variante de ’approche matrice d’interconnexion a été util-
isée par Ramanujam dans [Ramanujan73| sous 'appellation ”allocator matrix”.
Il s’agit de la matrice d’interconnexion enrichie des étiquettes des connexions :
I’élément Hrp(i,j) est cette fois-ci I'ensemble des arétes reliant z; a y;.

Tous ces formalismes conduisent aux meémes algorithmes que nous présentons
ci-dessous en termes d’extraction de couplages parfaits dans un graphe biparti
régulier de degré n.

2.3.3 Algorithmes de configuration

A la base de tous les algorithmes de calcul d'un couplage maximum des sommets
d’un graphe se trouve le théoréeme de Berge qui s’énonce comme suit :

Théoreme 2.3 (Berge) [Berge83] : Une condition nécessaire et suffisante pour
qu’un couplage M soit maximum est qu’il n’existe pas d’extenseur par rapport a

M.

Ce théoreme conduit a un algorithme itératif d’extraction d’'un couplage maxi-
mum. En effet, soit M un couplage non maximum. D’apres le théoreme de Berge,
(G contient un extenseur par rapport a M, appelons le C'. On peut alors constru-
ire un couplage M’ tel que |M'| = |M|+ 1. 1l suffit de prendre M’ = M @ C,
c’est a dire de substituer dans C' toutes les arétes de £/ — M a celles de M et
inversement!. Sur cette itération, appelée dans la suite itération de Berge, est
basée une procédure d’extraction d’un couplage parfait qu’on peut écrire comme
suit :

M= (M - C)U(CN(E - M))

23



Procédure Couplage_Parfait(X,Y,E)
début

on affecte les arétes a M de fagon gloutonne x/
1. M := couplage initial maximal

2. Tant Que |M| # r faire

2.1 C := Extenseur(X,Y,E, M)
2.2 M:=M&C

Fin Tant que

RETURN(M)
fin

L’étape étiquetée 1 consiste a calculer un premier couplage maximal, en affectant
les arétes au couplage M d’une facon gloutonne (sans remise en cause des choix
déja faits). On montre (voir [Tsaowu74]) qu’a la fin de cette étape |M| > r/2
quelque soit la technique gloutonne utilisée. Le corps de la boucle 2 (lignes
étiquetées 2.1 et 2.2) n’est rien d’autre que l'itération de Berge décrite plus haut.

La recherche d’un extenseur par rapport a un couplage M s’effectue en constru-
isant tous les arbres dont la racine, sommet de niveau 0, est insaturée et dont les
arétes reliant les sommets de niveau pair (impair) & ceux de niveau impair (pair)
sont dans F — M (M). En d’autres termes, dans ces arbres, les chemins menant
de la racine aux feuilles sont des chaines alternées par rapport a M. M étant
non maximum, le théoreme de Berge nous dit qu'un des arbres ainsi construits
contient un sommet feuille insaturé. Mais, le graphe GG considéré étant biparti
régulier, on montre aisément que quel que soit le sommet insaturé choisi comme
racine son arbre contient une feuille insaturée. Il suffit donc de construire un seul
arbre, et nous avons 1’algorithme suivant pour la recherche d’un extenseur. Pour
en simplifier la description, nous supposons que le graphe (X,Y,E) est simple.

Procédure Extenseur(X,Y,E,M)
/¥
- marque est un tableau de booléens indexé sur Y initialisé a fauzx
marquely] = vrai ssi le sommet y a été visité
- prcedent est un tableau indexé sur X JY servant a représenter
les chaines alternées.
- S est une file, Popération d’entrée en file sera I'union (UJ)
- La fonction premier(S) donne le premier élément de S et le supprime de S
*/
début
z := un sommet de X insaturé par M
S:={teY/(z,t) € E et marque[t] = fauzx}
predent[z] := NIL
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y := premier(S)

Tant que y saturé par M faire
marquely| := vrai
predent[y] := z
x :=le sommet s € X/(s,y) € M
predentlz] ==y
S:=SU{t €Y tel que (z,t) € (£ — M) et marquelt] = faux}
y := premier(S)

fin Tanque

C:=0

Tant que predent|y] # NIL faire
C = CU{(y, predently])}
y := predent[y]

fin Tanque

RETURN(C)

fin

Les procédure d’extraction de couplage parfait et de recherche d’extenseur sont
a la base des algorithmes de contréle des réseaux de Clos que nous présentons
ci-dessous et dont nous évaluons la complexité.

2.3.3.1 Algorithme de Neiman

L’algorithme de Neiman [Neiman69, Tsaowu74] consiste & extraire les couplages
parfaits un a un. On a la procédure suivante :

Procédure Neiman

/¥

- G = (X,Y, E) est le graphe biparti régulier de degré n
- La procédure Neiman extrait n couplages parfaits de G

*/

début
Pour i =1 a n faire
M, := Couplage_Parfait(X,Y,E)
E:=F—-M,
Fin Pour
fin
Complexité

L’algorithme de Neiman comporte une boucle externe Pour s’exécutant n fois
et dont corps consiste en un appel a la procédure Couplage_Parfait. Dans cette
procédure, 1'étape étiquetée 1 a une complexité en O(r?) et I'étape étiquetée 2
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a pour composante principale la recherche d’un extenseur dont la complexité est
en O(r?). La boucle Tant que s’exécutant au plus r/2 fois, le corps de la boucle
Pour a un coiit total en O(r3). Ce qui donne un coit en O(n7?) pour I'algorithme
de Neiman.

2.3.3.2 Algorithme de Vizing

Contrairement a I’algorithme de Neiman, 1’algorithme de Vizing [Gabow76] méne
tous les couplages de front. Aussi, apres avoir construit de fagcon gloutonne n
couplages maximaux, se pose le probleme de leur réorganisation pour augmenter
leur cardinalité. Soit donc e = (x,y) une aréte non affectée. Soit deux couplages
M, saturant z et ne saturant pas y et M, saturant y et ne saturant pas z. De
tels couplages existent sinon e aurait été affecté a un couplage. Pour affecter e,
par exemple a M;, il suffit, sur la plus longue chaine C' d’origine x alternant des
arétes de M, et de M;, de réaffecter & M, (resp. M) les arétes de M; (resp. M;).
La procédure est la suivante :

Procédure Vizing

/¥

- T est I'ensemble des arétes non encore affectées a un couplage

- La fonction premier(T) donne le premier élément de T et le supprime de T

*/

début
1. Pour 7 = 1 a n faire
/* Affecter les arétes a M, de fagon gloutonne */
M; := Couplage maximal initial
Fin Pour
I:=F- Ulgigm M,
2. Tant que |T'| > 0 faire
e := premier(T) [* e = (z,y) */
2.1 ¢ := numéro du couplage saturant = et ne saturant pas y
2.2 j := numéro du couplage saturant y et ne saturant pas z
C := la plus longue chaine partant de x et construite en
alternant les aretes de M, et celles de M.
2.3 M]' = Mj @ C
T:=T—{e}
Fin tant que
Fin
Complexité

L’étape 1 consiste a affecter les arétes aux couplages sans remettre en cause les
décisions déja prises. On montre (voir [Tsaowu74]) qu’a la fin de cette étape

26



chaque couplage M, contient au moins r/2 arétes. A la fin de 1’étape 1 au moins
nr/2 arétes ont donc été affectées a des couplages. La recherche d’un couplage
initial maximal a un coiit en O(r?). L’étape 1 de Palgorithme de Vizing a donc
un coiit en O(nr?). L’étape 2 consiste en une boucle Tant que s’exécutant au plus
nr/2 fois. Seules les lignes étiquetées 2.1 & 2.4 ont un colit non constant. 2.1 et
2.2 ont un cout en O(n). Le colt de 2.3 et 2.4 est la longueur de la chaine C et
est donc en O(r). L’algorithme de Vizing a donc un cofit en O(max(nr?,n?r)).

2.3.3.3 Algorithmes basés sur le principe du ”divide and conquer”

Il est bien connu que tout graphe biparti G dont les sommets sont de degré pair n
peut étre partitionné en deux sous graphes bipartis G’ et G” dont les sommets sont
de degré n/2. 1l suffit pour cela de procéder & une partition par cycle eulérien c’est
a dire, pour chaque composante connexe de (G, parcourir un des cycles eulériens
associés en affectant alternativement ses arétes & G' et G” [Nicole88]. Donc si
Gn = (X,Y, E) est un graphe biparti régulier dont les sommets sont de degré
pair n alors G' = (X,Y,E’) et G” = (X,Y, E”) sont bipartis réguliers de degré
n/2. Cette propriété est exploitée par les algorithmes basés sur le principe du
"divide and conquer”. On distingue 2 cas :

Cas n=2F avec k > 0

On génére au bout de k partitions par cycle eulérien des graphes bipartis (G; =
(X,Y,E;); 1 < i < n) dont les sommets sont de degré 1, donc des couplages
parfaits de Gp. Cet algorithme est en O(nrlog,n). Connue également sous
le nom de ”looping algorithm” [Andresen77], cette technique a été utilisée par
Waksman dans [Waksman68] pour une décomposition optimale, en crossbars 2x 2,
d’un réseau de permutation .

Cas général : Algorithme de Gabow

Dans le cas ou n n’est pas une puissance de 2, la technique précédente génere
des graphes intermédiaires (G; dont le degré est impair et on ne peut donc pas
procéder a une partition par cycle eulérien. Gabow dans [Gabow76] propose alors
d’appliquer un algorithme d’extraction de couplage parfait pour se ramener a un
graphe de degré pair. L’algorithme de Gabow s’écrit comme suit :

Procédure Gabow(G)

/¥

- 1 est une variable globale initialisée a 0 avant 1’appel initial
-G=(V,E)

- La procédure partition_Euler appliquée a un graphe G de degré
pair, retourne deux Graphe G’ et G” resultats d’une partition de
G par cycle eulérien. */

27



début

=141
sin=1alors M, .= F
sinon
si n impair alors
L. M, := Couplage_Parfait(G)
E:=FE— M;
fin si
2. (G',G”) = partition _Euler(G)
3. Gabow(G")
4. Gabow(G”)
fin si
fin
Complexité

Dans le pire des cas, on a des graphes de degré impair apres chaque partition
par cycle eulérien. Ce cas se présente quand n = 2% — 1. Soit U; le coiit de
'algorithme de Gabow appliqué & un graphe de degré 2° — 1. On a U; = »® +
(277 —2)r+2U; — 1 avec U; = 0. La résolution de cette équation récurrente donne

3

un cott en O(max(r’n, nrlog,n)).

2.4 Acheminement de messages par reconfigu-
ration

Les algorithmes présentés dans ce chapitre, méme celui basé sur la technique
du "divide and conquer”, ont en commun la remise en cause d’une décision
d’affectation d’une aréte de GG a tel ou tel couplage dont les conséquences dépen-
dent de la nature des applications. Dans une application au comportement déter-
ministe, dont toutes les configurations sont connues, celles-ci peuvent étre cal-
culées a ’avance et on pourra s’y référer comme bibliothéque. Ainsi il n’y a pas
de dégradation de performance des applications du fait d’un calcul des comman-
des de configuration a I'exécution.

Toutefois, la synthese d’un réseau d’interconnexion répondant exactement aux
besoins d’une application donnée n’est pas un probleme facile [Talbi93], et en
général on devra étre ammené a changer les connexions dans le réseau en cours
de fonctionnement. La reconfiguration comme mécanisme d’acheminement peut
alors s’avérer fort préjudiciable car elle peut impliquer 'interruption d’un en-
semble de communications en cours. Le reste de ce rapport est consacré au
routage.
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Chapitre 3

Acheminement des messages par
routage

3.1 Introduction

Dans le chapitre précédent nous avons montré sur un exemple les limites de
I’acheminement des messages par reconfiguration dynamique. Nous nous intéres-
sons ici au routage.

Le routage comporte essentiellement deux composantes :

e une technique d’acheminement des messages qui définit les traitements ap-
pliqués dans chaque nceud, et

e une fonction de routage qui détermine les chemins suivis par les messages.

Apres une analyse des problemes posés par la réalisation du routage et un état
de P’art sur les techniques d’acheminement communément utilisées, nous nous
intéressons a la fonction de routage. Nous en déterminons les caractéristiques
essentielles & la correction et aux performances du noyau de communication d’une
machine massivement paralléle.

3.2 Organisation et fonctionnement d’un rou-
teur

La solution la plus simple pour I'organisation du routeur consiste a considérer
un groupe de tampons qui servent pour stocker tout message transitant sur le
processeur avant sa retransmission. Le schéma d’un tel routeur est donné par la
figure 3.1. Chaque lien d’entrée a un processus récepteur dont le programme
consiste a recevoir un message, ’étiqueter avec un lien de sortie fourni par la
fonction de routage, et le déposer dans un tampon. Le processus associé au lien
de sortie va chercher dans le groupe de tampons les messages qui lui sont destinés
et les retransmet sur le lien.
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récepteur

—f récepteur
tampons| — —

Figure 3.1: Organisation d’un routeur avec une seule classe de tampons

Légende :
E : émetteur

R : récepteur

T : tampons

Figure 3.2: Organisation d’un routeur avec une classe de tampons par lien
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Cette organisation du routeur couple fortement les liens alors qu’en général ils
peuvent fonctionner indépendamment. L’organisation la plus couramment util-
isée consiste a utiliser une classe de tampons par lien de sortie (figure 3.2). Le
processus de réception sur un lien dépose cette fois-ci le message directement dans
les tampons associés au lien de sortie donné par la fonction de routage.

Dans la suite, sauf pour des raisons de simplification de la présentation, nous
considérerons un routeur avec une classe de tampons par lien.

3.3 Techniques d’acheminement

Le routage des messages n’a pas ses origines dans les machines paralleles qui
nous intéressent ici, il apparait déja vers les années 70 dans les premiers réseaux
d’ordinateurs[Quillan77, Sunshine77, Ahuja79a, Ahuja79b, Quillan80]. Depuis
cette époque, les techniques d’acheminement des messages ont fait l'objet de
nombreuses recherches. Les solutions proposées peuvent étre classées en deux
catégories : la commutation des circuits, et la commutation des messages.

3.3.1 La commutation de circuits

La commutation des circuits est basée sur le principe de la téléphonie. Elle
consiste en une réservation compléte du chemin entre deux processeurs avant que
I’échange ne commence. Un signal de réservation est envoyé par le processeur
source vers le processeur destination. Passant d’un processeur a un autre, le
signal réserve le lien traversé. Si a un instant donné il ne trouve aucun lien libre,
suivant la stratégie de réservation utilisée, il en attend un ou signale au processeur
source que la réservation est impossible. La transmission effective du message ne
commence que quand le signal de réservation a atteint le processeur destination
et que ce dernier renvoie un acquittement a la source. Le chemin n’est libéré
qu’apres réception compléte du message.

On distingue la commutation des circuits logiques et la commutation de circuits
physiques. La commutation de circuits physiques implique que le processeur a
un moyen matériel de connecter directement un lien d’entrée a un lien de sortie
pour que les messages puissent traverser le nceud sans étre mémorisés.

Quoique la commutation de circuits puisse se révéler efficace pour I’acheminement
de tres longs messages, le taux d’utilisation des liens reste faible notamment pour
la commutation de circuits logiques. C’est pour résoudre ce probleme de la faible
utilisation des liens que la commutation des messages a été proposée.
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3.3.2 La commutation de paquets et de messages
3.3.2.1 La technique ”store-and-forward”

La commutation de messages consiste a acheminer les messages pas a pas d'un
processeur a un autre. A chaque processeur le message est mémorisé et retransmis
vers le processeur suivant. Cette technique, connue dans la littérature sous le nom
de "store and forward”, présente I'inconvénient que si le prochain lien est libre

Y b
le message doit étre entierement regu avant d’étre retransmis.

Pour résoudre ce probleme, la commutation de paquets implique simplement que
le message a acheminer est découpé en plusieurs morceaux (paquets) de méme
taille. Ceci permet d’améliorer le temps de transmission dans le cas de tres longs
messages en profitant de l'effet pipeline. D’autre part, chaque paquet pouvant
étre acheminé indépendamment des autres, plusieurs paquets d’'un méme message
peuvent étre envoyés sur des liens différents, profitant ainsi de l'existence de
plusieurs chemins entre deux nceuds.

Le découpage des messages en paquets implique un assemblage lorsque les mes-
sages sont arrivés a destination. L’assemblage des messages est simple dans le cas
ou les paquets entre deux nceuds donnés suivent le méme chemin et ne se doublent
pas. Dans le cas ol 'une des deux conditions n’est pas verifiée ['assemblage des
messages nécessite la numérotation des paquets.

Le délai de transmission d’un paquet est 7,5 = (L/B)D ou L est la longueur du
paquet, B la bande passante d'un lien et D la longueur du chemin suivi par le
paquet.

3.3.2.2 Le ”virtual cut-through”, le ”wormbhole”, et le ”double sto-
ckage ”

Méme si le découpage des messages en paquets permet une bonne utilisation des

liens de communication, le probleme des liens libres non utilisés reste toujours
)

posé dans le cas d’un paquet, ici encore il faut attendre la réception complete du

paquet avant de le retransmettre.

Trois variantes ont été proposées dans la littérature pour résoudre ce probleme

les techniques dites du ”virtual cut-through” [Kermani79], du ”wormhole ”
[Dally87], et du ”double stockage ” [Whobrey88]. Elles sont toutes basées sur le
principe que si le prochain lien est libre on retransmet le paquet des réception
de I'entéte. Si le réseau est peu chargé, la probabilité de trouver un lien libre est
grande et on se rapproche de la commutation de circuits. Par contre, si la charge
du réseau est grande, le paquet va étre bloqué plusieurs fois et on se rapproche
du store-and-forward.
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Le délai de transmission est cette fois-ci 7 = (L,/B) x D 4+ L/B) ou Ly est la
longueur de 'entéte et L la longueur du paquet.

Les trois variantes different dans le cas ou le lien de sortie n’est pas libre. Alors
que la technique ”virtual cut-through ” stocke le paquet dans le nceud ou il est
bloqué, le routage ”wormhole ” arréte la progression du paquet et le stocke donc
dans plusieurs noeuds, et la technique du "double stockage ” stocke le paquet a
la source et tente de le réémettre plus tard.

Les techniques wormbhole et virtual cut-through sont équivalentes lorsque le réseau
est peu chargé. Lorsque le réseau devient chargé la technique virtual cut-through
devrait étre meilleure. En effet, un paquet dont la progression est stoppée ne peut
bloquer que les paquets qui traversent le nceud ou il y a eu blocage, alors que pour
la technique wormhole d’autres paquets dans des nceuds intermédiaires peuvent
etre bloqués. Par contre, la technique wormhole a ’avantage de ne nécessiter que
peu de tampons de stockage par nceud et est donc plus facile a implanter dans
le matériel. La technique du double stockage présente le grand inconvénient que
rien ne garantit qu’un paquet ne sera pas toujours recalé.

3.3.2.3 La technique dite du ”mad-postman”

La technique du ”mad-postman” [Jesshope89a, Jesshope89b, Miller91, Jesshope9l],
vise & supprimer le délai de stockage de ’entéte du paquet. Elle a été jusqu’a
présent utilisée par dans les grilles multi-dimensionnelles. Elle fonctionne de la
facon suivante :

e Le réseau d’interconnexion comporte un ensemble de directions de routage.

e Sans attendre la réception compléte de I'entéte, le paquet est retransmis sur
le lien de sortie dans la méme direction que celle d’ou il vient.

e Des que 'entéte est compléetement regue, la décision de routage est prise.
Si elle est différente de celle anticipée, le paquet est émis dans la nouvelle
direction. Sila décision était bonne, I'entéte a déja été transmise sans délai
au niveau du neeud.

L’avantage de cette technique est que si 'anticipation sur la direction du paquet
était bonne, le paquet traverse le nceud pratiquement sans délai. Le délai de
transmission est alors L/ B ou L est la longueur du paquet et B la bande passante
d’un lien. Dans le pire des cas, c’est a dire si le paquet change de direction a
chaque pas, le délai de transmission est le méme que pour les techniques wormhole
et virtual cut-through.

L’'inconvénient majeure de la technique du mad-postman est la génération d’entétes
errantes dans le réseau. Une procédure pour les reconnaitre et les éliminer doit
étre mise en ceuvre. Dans la réalisation décrite dans [Miller91] pour les grilles non
rebouclées, les entétes errantes peuvent étre facilement identifiées soit quand elles
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sont bloquées lorsque le lien a emprunter est occupé, soit quand elles arrivent au

bord de la grille.

3.3.3 Sur la mise en ceuvre des techniques

La technique du store-and-forward a été la plus utilisée car ne nécessitant pas
un support matériel. Les autres techniques, quoiqu’elles puissent étre simulées
par logiciel, ne sont vraiment efficaces que si I’on dispose d’un support matériel
permettant de connecter directement un lien d’entrée a un lien de sortie sans
mémorisation.

La technique store-and-forward est notamment a la base des routeurs logiciels des
premiéres générations de machines paralléles comme le cosmic-cube (prototype de
recherche du caltech) et toutes les versions commerciales qui en découlent (IPSC,
Ncubel), et réseaux de transputers T400 et T800. Les machines plus récentes
disposent d’un support matériel. Ainsi, 'Intel IPSC-2 et IPSC/860 utilisent la
commutation de circuits, le Ncube, le paragon, la J-machine et le processeur de
routage C104 de INMOS utilisent le wormhole.

La technique du mad-postman a été implantée dans un processeur de communi-
cation pour la grille [Miller91, Jesshope91].

Peu d’implantations de la technique virtual cut-through ont été réalisées, citons
tout de méme le processeur de communication congu dans le projet Haartz [Dolter89)].
Une évaluation des performances de ce processeur sur un réseau en grille avec des
connexions diagonales (hexagonal mesh) est présentée dans [Dolter91].

3.4 Les principaux problemes du routage

La mise en ceuvre de I'une ou 'autre des techniques d’acheminement implique le
partage des ressources physiques du réseau d’interconnexion, a savoir les tampons
de stockage et les liens physiques. On doit donc assurer un ensemble de propriétés
essentielles a la correction et a un bon fonctionnement d’un systéme distribué
au nombre desquelles ’absence d’interblocage, ’absence de famine, 1’équité de
service, la tolérance aux pannes, 1’équilibre de charge, I'absence de bouclages
infinis, etc.

3.4.1 Abscence de famine et équité

La famine et 1’équité sont liées. On dit qu’il y a situation de famine lorsqu’un
paquet ne peut accéder a un tampon alors que celui-ci devient de temps en temps
libre mais est toujours pris par d’autres paquets en compétition.

Garantir I’équité consiste a traiter tous les paquets de la méme fagon sans qu’il
y en ait qui soient privilégiés. Dans le cas général, I’équité entre tous les paquets
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transitant sur le réseau n’est pas nécessaire, plusieurs niveaux de priorité sont
utilisés et on cherche a assurer I’équité a un niveau de priorité donné et I'absence
de famine entre les divers niveaux de priorité.

Les problemes de famine et d’équité de service sont assez facilement résolus par le
service d’acheminement en utilisant des stratégies de service telles que ” premier
arrivé - premier servi ” pour une priorité donnée et le partage a la proportionnelle
entre les priorités.

3.4.2 interblocage

On dit qu’il y a interblocage lorsqu’un ensemble de paquets est bloqué et ne
peut avancer que si un paquet de ’ensemble libére un tampon. Gunther dans
[Gunther81] distingue au moins 6 types d’interblocage dans un systéme de com-
munication : direct, indirect, di a l'assemblage des paquets, di a l'attente
d’accusé de réception (piggy-back deadlock), di a des priorités pour certains
paquets, et causé par les processus utilisateurs. Seuls les interblocages direct et
indirect concernent le service de routage, les autres sont en général résolus par les
niveaux supérieurs. Nous supposerons notamment que ces niveaux supérieures
(protocoles) consomment les paquets arrivés a destination au bout d’un temps

fini.

L’interblocage direct ne met en jeu que deux processeurs. Les tampons de I'un
sont pleins de paquets dont la prochaine étape est I’autre processeur. Cet inter-
blocage se résout facilement en utilisant deux groupes de tampons dans chaque
neeud et en réservant un groupe pour les paquets en entrée et ’autre pour les
paquets en sortie. L’interblocage direct ne peut donc pas se produire pour le
type de routeur que nous considérons.

L’interblocage indirect peut survenir méme si les précautions pour la prévention
de l'interblocage direct ont été prises. Il concerne au moins trois processeurs. Il
consiste en une attente cyclique entre N processeurs ; le processeur i attendant
que son voisin (i+1) mod N libére un tampon pour pouvoir lui envoyer un paquet.
Ce type de situation est illustré par la figure 3.3 ou les processeurs impliqués dans
I'interblocage forment un anneau de 5 processeurs. Dans la suite, lorsque nous
parlerons d’interblocage, c’est seulement a 'interblocage indirect que nous ferons
référence.

Interblocage et graphe de dépendance des liens

L’interblocage est di a la fonction de routage car c’est elle qui détermine les
chemins suivis par les paquets. Il y a deux conditions nécessaires et suffisantes a
I'interblocage :

1. La présence d’un cycle dans la demande d’utilisation des tampons, et
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2. Tous les tampons sur le cycle sont pleins.

0 1

3

Figure 3.3: Un exemple d’interblocage indirect : chaque tampon est plein de
messages destinés a son voisin a distance 2.

Les méthodes de lutte contre l'interblocage s’attachent a assurer que 1'une ou
I’autre des deux conditions ne soit pas verifiée. Dans le cas d’un routeur ou a
chaque lien de sortie est associé un groupe de tampons banalisés, Dally et Seitz
[Dally87] ont introduit la notion de graphe de dépendances associé a une fonction
de routage pour modéliser la demande d’utilisation des tampons.

Définition 3.1 (Graphe de dépendances) Soit G le graphe d’un réseau d’inter-
connexion. Le graphe de dépendances associé a une fonction de routage R est un
graphe orienté dont les sommets sont les liens (unidirectionnels) de G dans lequel
il y a un arc (l1,1ls) entre de ly vers ly si et seulement si l; est un prédécesseur
direct de ly dans un chemin induit par R.

Le graphe de dépendances permet donc d’exprimer la premiere condition néces-
saire & I'interblocage. Nous y aurons souvent recours pour montrer que les solu-
tions proposées sont sans interblocage.

3.4.3 Validité

Contrairement a l'interblocage ou un ensemble de paquets sont bloqués et ne
peuvent plus progresser, il peut arriver qu’un paquet tourne indéfiniment dans
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le réseau sans pouvoir atteindre la destination. Garantir la propriété de validité
consiste a assurer qu’en l’absence d’interblocage tous les paquets arriveront a
destination.

Comme l'interblocage la propriété de validité est liée a la fonction de routage.
Des fonctions de routages non valides peuvent étre utilisées si chaque processeur
n’a pas besoin de communiquer avec tous les autres. Dans la suite nous ne faisons
aucune hypothese sur les besoins de communication, nous nous intéressons donc
uniquement & des fonctions de routage valides.

3.5 La fonction de routage

3.5.1 Les modes de routage

I y a principalement deux modes de routage, déterministe et adaptatif. Le
routage déterministe n’utilise qu'un seul chemin (calculé a priori), entre chaque
paire de processeurs.

Le routage adaptatif, lui, tient compte des variations du trafic dans le réseau. Le
chemin suivi par un paquet est construit au fur et a mesure que celui-ci progresse
en fonction du trafic réel. Le routage adaptatif nécessite donc le maintien et la
mise a jour de ’état de charge des liens.

Un routage adaptatif peut étre pur, dans ce cas il n’y a pas de restrictions sur
les liens de retransmission d’un paquet. Il peut aussi choisir le prochain lien sur
le chemin dans un ensemble de liens calculé a I’avance, on parle alors de routage
semi-adaptatif.

3.5.2 Représentation de la fonction de routage

La fonction de routage détermine les chemins que doivent suivre les paquets.
A chaque couple (source, destination), elle associe donc ’ensemble de tous les
chemins entre la source et la destination. Cette facon de représenter la fonction
de routage est la plus générale mais nécessite beaucoup de place. En général on
se ramene a une fonction qui, au lieu de ’ensemble de tous les chemins, donne
I’ensemble de tous les successeurs possibles. La représentation d’un chemin est
donc répartie sur le réseau. On a donc une fonction R qui, en chaque nceud in-
termédiaire (appelé dans la suite processeur courant) et pour chaque destination,
fournit les liens par lesquels le paquet peut sortir pour atteindre la destination.

R(processeur courant,destination) = lien de sortie

Dans sa mise en ceuvre effective, la fonction de routage peut utiliser d’autres
parametres comme le processeur source, le lien d’entrée du paquet et la charge
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des liens. Ceci pour atteindre divers objectifs comme ’absence d’interblocage et
I’équilibrage de la charge sur le réseau. Par exemple, la méthode de génération de
fonctions de routage sans interblocage que nous proposons au chapitre 4 utilise,
en plus du processeur courant et de la destination, le lien par lequel le paquet est
entré.

3.6 Meéthodes de résolution du probleme d’inter-
blocage

L’utilisation de la concurrence dans les ordinateurs s’est accompagnée de nom-
breuses recherches sur la résolution du probléme d’interblocage. Les princi-
pales situations d’interblocage dans la gestion des ressources des systemes in-
formatiques sont présentées dans [Isloor80]. Deux écoles de pensée prévalent ;
I'une procede par détection-guérison [Chan87, Cidon87], et 'autre par prévention
[Gopal85, Gunther81]. Nous présentons brievement la technique de détection-
guérison ; la prévention de I'interblocage est étudiée dans la section suivante.

3.6.1 Techniques de détection-guérison

Les techniques de détection-guérison de l'interblocage fonctionnent de la fagon
suivante :

e Aucune mesure n’est prise "a priori 7 pour éviter l'interblocage.

e Un algorithme de détection des cas d’interblocage est mis en ceuvre en méme
temps que les procédures normales de routage.

e Lorsque un interblocage est détecté, un mécanisme de guérison est activé
pour I’éliminer.

Une telle méthode est décrite dans [Chan87]. Ces techniques ne sont pas adaptées
pour les machines massivement paralléles pour les principales raisons suivantes :

e Elles requierent 1’échange de paquets de controle contenant des listes de

liens pouvant étre impliqués dans un interblocage. La taille de ces listes

peut étre grande et étre de 'ordre du nombre de processeurs dans le réseau.

e Les algorithmes de détection utilisés sont complexes car ils se rameénent
toujours a la recherche de cycles dans le réseau. Cette recherche devient
cotiteuse dans le cas des réseaux de grande taille.

e La détection est basée sur une observation du comportement des files d’attente.
Des délais de garde sont souvent utilisés pour vérifier 'activité des files. La
détermination d’un délai de garde qui convient a toutes les situations n’est
pas simple, car devant prendre en compte 'activité réelle du réseau.

De par la surcharge qu’elles introduisent a ’exécution, les méthodes de détection-
guérison de l'interblocage ne sont pas adaptées aux machines paralleles. Dans la
suite nous nous intéresserons uniquement a la prévention de I'interblocage.
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3.7 Techniques de prévention de ’'interblocage

Les techniques de prévention de 'interblocage assurent que I'une au moins des
deux conditions nécessaires a l'interblocage ne peut pas étre remplie. Elle sont
toutes basées sur des restrictions dans l'utilisation des tampons. Les techniques
de prévention de l'interblocage peuvent étre classées en deux catégories suiv-
ant qu’elles nécessitent un controle dynamique de ’admission des paquets dans
les tampons ou que l'utilisation des tampons est entierement déterminée avant
I’exécution.

3.7.1 Meéthode nécessitant un controle a I’exécution

Ces méthodes visent surtout a assurer que la deuxieme condition nécessaire a
I'interblocage ne soit pas remplie. Une discipline régit 'admission des paquets
dans la couche de routage et assure qu’il y a au moins un tampon libre sur tout
ensemble de processeurs pouvant étre impliqué dans une situation d’interblocage.
Trois techniques utilisent ce principe : la méthode de Gelernter, la méthode de
Roscoe, et une méthode proposée par Blazewics et al. basée sur I'estampillage.

3.7.1.1 Méthode de Gelernter

Soit GG le graphe bidirectionnel du réseau d’interconnexion. La méthode de Gel-
ernter [Gelernter81] consiste a orienter G de fagon a ce qu’il n’y ait pas de cycle et
que tous les processeurs puissent étre atteignables a partir d’un processeur source
r. L’orientation consiste & construire un graphe (orienté) G4 comme suit:
e Partant de r, on construit un arbre recouvrant en orientant les liens de la
racine vers les feuilles

e Un lien qui n’appartient pas a I'arbre est orienté du nceud le plus pres de
la racine vers le nceud le plus éloigné

e Un lien entre deux nceuds a égale distance de la racine est orienté dans un
sens ou dans 'autre en évitant de former un cycle

La figure 3.4 donne un exemple de graphe (G; sur une grille 3 x 3 dont les 4 coins
sont reliés en anneau, la racine étant le nceud étiqueté r.

Lors du routage, un paquet est classé de type GGy s’il doit emprunter un lien dans
le sens donné par (G1, de type (G5 dans le cas contraire. Si le paquet a le choix
entre plusieurs liens de sortie (routage adaptatif) dont I'un au moins est a contre
sens de Gy, il est classé de type Gs.

L’absence d’interblocage est garantie en imposant que chaque nceud contienne
a tout moment un tampon vide ou un paquet de type GG5. Cette contrainte est
assurée par les deux regles de routage suivantes :
e Si, apres avoir accepté un nouveau paquet, un nceud non racine trouve que
tous ses tampons contiennent des paquets de type G, un paquet doit étre
choisi et rerouté sur un lien de type Gb.
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Figure 3.4: un graphe acyclique orienté G

e La racine r ne pouvant contenir que des paquets de type (G1, doit toujours
avoir un tampon de libre méme si c’est au prix de la perte d’un paquet

La méthode de Gelernter n’utilise que 2 classes de tampons par nceud. Par
contre elle a deux inconvénients : la perte potentielle des paquets a la racine,
et le reroutage des paquets. De par le fait qu’elle nécessite un reroutage des
paquets, elle ne peut pas étre utilisée dans le cadre d’un routage déterministe ou
les chemins sont calculés statiquement.

3.7.1.2 Méthode de Roscoe

La méthode de Roscoe [Roscoe87] est basée sur une discipline d’admission des
paquets dans le service d’acheminement. Dans le cas d’un anneau unidirectionnel,
chaque nceud est muni de deux tampons et I’absence d’interblocage est assuré en
imposant la contrainte qu’un nceud n’accepte un paquet venant d’un utilisateur
que si les deux tampons sont libres.

Dans le cas d'un réseau général, 'auteur propose de reconstruire la structure
cyclique par 'utilisation, soit d'un circuit hamilitonien ', soit en construisant un
circuit hamilitonien virtuel sur un arbre recouvrant dans lequel on introduit des
noeuds virtuels. La figure 3.5 illustre la construction d’un tel circuit sur une grille
4-4. Chaque nceud virtuel correspond a une classe de tampons et donc, dans le
cas général, chaque nceud physique est muni de 2 classes de tampons contenant
chacune au moins deux tampons.

L’absence d’interblocage est assurée par les regles suivantes :

e Un nceud n’accepte un paquet venant d’un utilisateur que si les deux tam-
pons sont libres

IDans le cas ou le réseau considéré en admet un.
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Figure 3.5: Circuit hamilitonien sur un arbre

e Les liens qui n’appartiennent pas au circuit peuvent étre utilisés a condition
que les paquets transmis dessus soient considérés comme ceux venant des
utilisateurs. Un paquet émis sur un lien qui n’est pas dans le circuit peut
donc étre refusé. Il est alors réémis sur le circuit.

On doit donc attendre un accusé de réception pour les paquets envoyés sur les
liens qui n’appartiennent pas au cycle. La technique de Roscoe est essentielle-
ment dynamique et ne peut donc pas étre utilisée dans le cadre d'un routage
déterministe.

3.7.1.3 Methode basée sur I’estampillage

La méthode basée sur ’estampillage proposée par Blazewicz et al. [Blazewicz87]
associe aux paquets une date d’arrivée dans le réseau. L’absence d’interblocage
est assurée en imposant la contrainte qu'un paquet ne doit pas étre bloqué par
des paquets plus récents. Pour cela, & chaque fois qu’un paquet est bloqué par des
paquets plus récents, un paquet est choisi et est échangé avec le ”vieux” paquet
en utilisant des tampons spéciaux réservés a cet effet.

Cette technique nécessite donc au moins un tampon pour I’acheminement dans
chaque neeud, et au moins un tampon pour ’échange a chaque fois qu’on a deux
processeurs connectés.
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Le mécanisme d’échange implique un reroutage du paquet le plus récent qui peut
étre éloigné de sa destination. Notons toutefois que le paquet arrivera forcément
a destination puisque dans le pire des cas il arrivera un moment ou il sera le plus
"vieux” dans le réseau.

Comme dans les deux autres techniques, le controle a I’exécution peut amener a
dévier un paquet de sa route ; la méthode de Blazewicz ne peut donc pas étre
utilisée dans le cas du routage déterministe.

3.7.2 Meéthodes basées sur les graphes de tampons

Les méthodes basées sur des graphes acycliques de tampons sont les plus util-
isées. Elles consistent a répartir les tampons d’un nceud en plusieurs classes. On
construit alors un graphe orienté de classes de tampons et les paquets ne sont
transmis d’un tampon vers un autre que s’il y a un arc de la classe du premier
vers celle du second. Le graphe des tampons doit avoir les propriétés suivantes :

e Pour chaque route dans le réseau, il y a au moins un chemin dans le graphe
de tampons.

e Le graphe de tampons ne contient aucun cycle.

Bien que le nom ait été utilisé pour la premiere fois par Merlin et Schweitzer dans
[Merlin80], cette méthode regroupe un ensemble de techniques qui ne différent
que par la technique de construction du graphe de tampons. La plus ancienne,
le ”structured buffer pool”, a été proposée par Gunther dans le cadre du projet
GMD-net [Gunther75]. Nous décrivons ci-dessous les diverses méthodes de cons-
truction du graphe de tampons.

3.7.2.1 Comptage de sauts (hops so far)

Dans la méthode dite du ”comptage de sauts” [Giessler78], les paquets arrivant
sur un processeur sont répartis par classes en fonction, par exemple, de la distance
parcourue depuis le processeur source. On construit alors un graphe orienté sans
cycle sur ’ensemble des classes. Pour garantir 'absence d’interblocage, chaque
fois qu’un paquet traverse un lien physique sa classe est incrémentée de 1.

La méthode de comptage de sauts nécessite donc un nombre de classes de tampons
égal a la longueur du plus long chemin plus 1. Si le routage est effectué sur les
chemins les plus courts, au moins D + 1 classes de tampons sont nécessaires dans
chaque nceud, ou D est le diametre du réseau. Les figures 3.6 et 3.7 illustrent,
pour les deux types de routeur, la construction du graphe de tampons par la
méthode de comptage de sauts pour un réseau ou la longueur maximum des
chemins est 2.

Une variante de cette méthode décrite dans [Merlin80] consiste & considérer la
distance qui reste a parcourir au lieu de la distance déja parcourue.
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Figure 3.6: Graphe de tampons : méthode de comptage de sauts. Cas du routeur
avec tampons communs aux liens de sortie.

3.7.2.2 Comptage de vallées

La technique dite de "comptage de vallées” a été proposée par Gunther et est
décrite dans [Gunther81, Merlin80]. Les nceuds du réseau regoivent un numéro
différent chacun. Un chemin dans le réseau peut étre représenté par la suite des
numéros des nceuds traversés. Un noeud est dit vallée sur un chemin donné, sl
est suivi et précédé par des nceuds de numéros plus grands. Un nceud est dit pic
s’1l est précédé et suivi par des noeuds de numéros plus petits.

Soit K le plus grand nombre de vallées sur un chemin. Le graphe de tampons est
construit en associant 2K 42 classes de tampons ( ug, ug, ..., ux,do,d1,...,dg) &
chaque nceud. Les tampons de la classe u; (d;) seront occupés par les paquets qui
"montent” vers un pic ("descendent” vers une vallée). Etant donnés deux nceuds
ns et ng (ns < ng) entre lesquels il existe un lien, on a les régles de connexion
suivantes pour la construction du graphe de tampons :

e Dans chaque nceud, la classe u; (0 <7 < K) est connecté a la classe d; sur
le méme nceud

e Dans chaque noeud, d; (0 < i < K — 1) est connecté a u,;41 sur le méme
neeud

e La classe u; (0 <i < K) de n, est connecté a la classe u; de n;

e La classe d; (0 <7< K) de ny est connecté a la classe d; de n;

Le routage se fait donc de la facon suivante :
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Figure 3.7: Graphe de tampons : méthode de comptage de sauts. Cas du routeur
avec tampons différents pour les liens de sortie.
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e Le paquet est introduit dans .

e Les pas d’un nceud non vallée vers un nceud de numéro supérieur se font
dans les tampons de classe u;.

e Les pas d’un nceud non pic vers un noeud de numéro inférieur se font dans
les tampons de classe d;.

e Un paquet qui quitte un pic passe d’un tampon de classe u; vers le un
tampon dans la classe d; du nceud suivant.

e Un paquet qui quitte une vallée passe de la classe d; vers la classe u; du
neceud suivant.

Le nombre de classes de tampons requises par cette méthode est de 2(K + 1),
ou K est le plus grand nombre de vallées qu'on peut trouver sur un chemin. La
minimisation de K repose sur une méthode d’étiquetage des nceuds du réseau qui
minimise le nombre de vallées sur un chemin.

Enfin, cette méthode nécessite que I’ensemble des chemins soit connu & I'avance.
Elle ne peut donc étre utilisée que dans un mode de routage déterministe ou un
mode semi-adaptatif ou le choix est fait dans un ensemble de chemins fixés a
I’avance.

3.7.2.3 Comptage de sauts négatifs

La méthode dite de ”comptage de sauts négatifs” ("negative hop scheme ”) pro-
posée par Gopal dans [Gopal85] consiste & partionner ’ensemble des nceuds du
réseau de telle sorte que deux nceuds adjacents ne soient pas dans la méme par-
tition. Ceci revient au probleme classique de coloriage des noeuds d’un graphe.
Une telle partition est illustrée par la figure 3.8 ou trois couleurs (0, 1, et 2) sont
nécessaires pour une grille 3-3 dont les coins sont en plus connectés en anneau.

h

0 1 2

2 —1}—2

Figure 3.8: Coloriage d’une grille 3-3 (3 couleurs sont nécessaires)
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On dit qu'un saut est négatif s’il permet de passer d’un nceud appartenant a une
partion ¢ vers un nceud d’une partion j avec j < ¢. Dans le cas contraire le saut
est dit positif.

Soit M le nombre maximun de sauts négatifs que I’on peut trouver sur un chemin.
Le graphe des tampons est construit de la fagon suivante :

e Chaque nceud est muni de M + 1 classes de tampons.

e Entre deux nceuds A et B connectés, la classe ¢ dans A a un arc vers la
classe 7 + 1 dans B si le passage de A vers B est un saut négatif, et un arc
vers la classe ¢ dans le cas contraire.

Les paquets sont introduits dans la classe 0 ; dans un nceud donné la classe ¢ est
donc réservé aux paquets qui ont déja effectué ¢ sauts négatifs.

La minimisation du nombre de classes de tampons consiste & minimiser le nombre
de sauts négatifs sur un chemin. Le nombre de sauts négatifs peut étre borné
en fonction du nombre P de partitions et de la longueur du plus long chemin D.
Dans [Gopal85] on montre que M < ((P —1)/P)D. Une facon de minimiser le
nombre de classes de tampons consiste donc a minimiser P. Pour un réseau quel-
conque, la détermination du nombre minimum P de partitions est un probléeme
NP-complet (probléeme de coloration d’un graphe [Garey79]). L’auteur propose
une amélioration de la méthode qui consiste a attribuer les étiquettes aux noeuds
de telle sorte que tous les sous-graphes induits par les nceuds ayant la méme
étiquette soient sans cycle.

Remarquons que dans cette technique un protocole d’échange doit étre utilisé a
I’exécution pour prévenir I'interblocage direct dans le cas d’un routeur ot les liens
de sorties partagent les mémes tampons.

La figure 3.9 montre un étiquetage de la méme grille que dans la figure 3.8. Cette
fois-ci deux étiquettes suffisent. Malheureusement dans le cas général on ne sait
pas borner le nombre de couleurs.

3.7.2.4 Méthode dite du ”Class climbing”

La méthode du ”Class climbing” proposée par Annot et al. [Annot87] consiste
a construire K graphes orientés acycliques. Le graphe des tampons est construit
de la facon suivante :

e Chaque nceud est muni de K classes de tampons (une classe de tampons
par graphe acyclique)

e Entre deux nceuds connectés il y a un arc entre les classes i et un arc de la
classe 7 vers la classe 7 + 1
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Figure 3.9: Etiquetage d’une grille 3-3 (2 étiquettes suffisent)
Le routage des paquets se fait de la fagon suivante :

e A la source, un paquet est introduit dans un tampon de la classe 0

e A chaque fois qu'un paquet doit emprunter un arc en sens inverse de celui
indiqué par le graphe associé a sa classe courante, au nceud suivant il passe
dans la classe directement supérieure.

Le nombre K de classes de tampons nécessaires est borné par la plus grande
distance que doit parcourir un paquet avant d’atteindre sa destination. Mais il
devrait étre inférieur puisque tant qu’un paquet reste dans la direction indiquée
par le graphe associé a sa classe, il ne change pas de classe. Cependant, les auteurs
ne donnent pas de méthode pour déterminer le nombre de classes ni la fagon d’y
associer les graphes orientés acycliques.

3.7.2.5 Meéthodes des graphes virtuels et canaux virtuels

La méthode dite des graphes virtuels proposée par Jesshope et al. [Jesshope89al
consiste a diviser le réseau en un ensemble de graphes virtuels indépendants.
Chaque graphe virtuel est orienté et acyclique et dispose de sa propre classe de
tampons. Un paquet est introduit sur 'un des graphes virtuels et y reste jusqu’a
destination. Il faut donc pouvoir trouver le bon graphe virtuel des le départ. Le
graphe des tampons dans cette technique est donc la réunion des graphes virtuels.

Pour ce qui est du nombre de classes de tampons par nceud, il n’ y a pas de
méthode générale pour déterminer un nombre minimun de graphes virtuels pour
un réseau quelconque muni d’une fonction de routage. Les auteurs ont démontré
la méthode sur des grilles en montrant comment elles peuvent étre couvertes par
quatre graphes virtuels, ainsi que des tores pour lesquels seize graphes virtuels
sont nécessaires.
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La technique des canaux virtuels [Dally86, Dally87] consiste a multiplexer sur un
lien physique plusieurs canaux virtuels disposant chacun d’une classe de tampons
propre. L’absence d’interblocage est assurée en construisant un graphe acyclique
de canaux virtuels.

Dally et Seitz [Dally87] ont montré que des solutions utilisant un petit nombre de
canaux virtuels par lien physique existent pour quelques réseaux réguliers. Ainsi
2 canaux suffisent pour les grilles ayant des connexions de rebouclage (grilles
toriques), et 3 canaux sont nécessaire pour le CCC (”cube connected cycles”).
Mais, comme pour la technique des graphes virtuels, dans le cas général il n’y a
pas de de méthode pour déterminer le nombre minimum de canaux sur un lien
physique.

3.8 Prévention de l'interblocage avec un nom-
bre constant de classes de tampons

3.8.1 Les solutions dédiées

Parmi les solutions dédiées, on peut citer le ”e-cube routing” [Dally86, Wittie81]
utilsée pour les hypercubes binaires et les grilles non rebouclées. Elles sont en
générale optimales mais ceci n’est pas une regle car pour certains réseaux, comme
les grilles rebouclées (tores) et le CCC, les solutions optimales n’existent pas.

Si on consideére un cas précis, en général on doit pouvoir trouver une solution avec
un nombre constant de classes de tampons en appliquant certaines des méthodes
ci-dessus [Alhafez91]. On profite alors des propriétés particulieres du graphe
régulier pour trouver une bonne solution. C’est le cas par exemple de la méthode
des graphes virtuels appliquée aux grilles et aux tores [Jesshope89a).

3.8.2 Les solutions générales

Les solutions générales sont souvent basées sur l'existence d’un "réseau recouv-
rant” pour lequel on connait une solution. Nous entendons ici par réseau ré-
couvrant, un réseau connexe ayant les mémes nceuds que le réseau original, et
dans lequel un lien n’existe que s’il existe dans le réseau original. Par exemple,
une grille peut étre utilisée comme réseau recouvrant d’un tore, mais dans le
cas général i1l y’a qu’un réseau recouvrant qu’on peut trouver dans tout réseau
connexe : l’arbre. Le routage sur un arbre recouvrant présente néanmoins les
inconvénients suivants:

e la racine de ’arbre est un goulet d’étranglement,

e les chemins sont trop rallongés,

48



e les liens n’appartenant pas a I’arbre ne sont pas utilisés. Par exemple, dans
le cas ou tous les nceuds sont de degré quatre, la moitié des liens ne sont
pas utilisés. Cette proportion augmente avec le degré des nceuds.

Pour un réseau quelconque, on ne peut pas trouver une fonction de routage possé-
dant les trois caractéristiques absence d’interblocage, nombre de classes de tam-
pons constant, et chemins les plus courts. L’absence d’interblocage étant néces-
saire a la correction du routage, il y a un compromis a faire entre I’espace mémoire
et la longueur des chemins.

Deux solutions originales ont été proposées pour ParX. La premiere, proposée par
Gonzalez et décrite dans [Gonzalez91], est basée sur un arbre recouvrant et des
regles d’utilisation des liens qui n’appartiennent pas a I’arbre (extra-liens). Nous
avons proposé une deuxieme solution que nous présentons au chapitre suivant.
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Chapitre 4

Une nouvelle méthode de routage
sans interblocage utilisant un
nombre constant de tampons

4.1 Introduction

Dans le chapitre précédent nous avons dégagé les caractéristiques souhaitables
pour une "bonne ” fonction de routage. Ces caractéristiques sont idéales et ne
peuvent pas étre satisfaites toutes en méme temps sauf pour quelques réseaux
réguliers. Dans le cas général on doit donc chercher un compromis.

Le probléeme de la taille de I'information de routage sera abordé dans la derniere
partie de ce rapport (chapitres 5, 6 et 7). Nous nous intéressons ici a I’abscence
d’interblocage et aux tampons de stockage. Nous proposons une méthode pour le
calcul de fonctions de routage sans interblocage et nécessitant un nombre constant
de classes de tampons de stockage par nceud. Une premiere version de notre
méthode, décrite dans [Mugwaneza90], a été utilisée dans MARC, un outil d’aide
au placement et au routage pour réseaux de transputers dévéloppé a 'université
de Berne [Boillat91]. La version implémentée dans PARX, décrite section 4.5.1,
en est est une version optimisée. Nous considérons les réseaux de degré pair

ou ayant seulement deux nceuds de degré impair. La méthode ne nécessite alors
qu’un seule classe de tampons par lien de sortie. Lorsque les hypotheéses faites sur
la parité du nombre de liens par nceud ne sont pas vérifiées, on peut s’y ramener
en introduisant des canaux virtuels ; il suffit d’utiliser deux canaux virtuels sur
chaque lien physique. On obtient un graphe virtuel dont les sommets sont de
degré pair, et notre méthode revient a l'utilisation de deux classes de tampons
par lien de sortie.

Les fonctions de routage issues de notre méthode assurent que les paquets sont
délivrés a leurs destinataires. Peu de restrictions sont placées sur les chemins.
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Dans les limites de ces restrictions, les paquets peuvent étre acheminés sur les
plus courts chemins. On peut aussi envisager un routage semi-adaptatif pour
équilibrer le taux d’utilisation des liens.

L’idée est de choisir comme structure de routage un cycle ou un chemin® eulérien
du graphe du réseau d’interconnexion. Supposant que les liens qui assurent le
parcours du cycle dans les deux sens sont indépendants, on garantit par une
partition appropriée de I’ensemble des communications susceptibles de s’établir,
I’absence d’interblocage.

Le chapitre est organisé de la fagon suivante : dans la section 4.2 nous rappelons
quelques notions de la théorie des graphes et donnons quelques définitions et
notations. La section 4.3 donne le principe de notre méthode sur un exemple tres
simple, celui de I’anneau bidirectionnel. La méthode est ensuite développée et
évaluée dans la section 4.5.

4.2 Notations et définitions

Soit G = (V, E) le graphe d’un réseau d’interconnexion ; V' désigne I’ensemble des
neeuds 2, et E 'ensemble des liens de communication. Les liens de communication
sont supposés bidirectionnels. E désignera I’ensemble des arétes (non orientées),
et nous utiliserons A pour désigner ’ensemble des arcs de G. A chaque arc reliant
un nceeud v a un nceud vy correspond un arc en sens inverse reliant vo a vy. Les
deux arcs correspondent a un lien bidirectionnel entre vy et vy et sont confondus
en une seule aréte du graphe non orienté.

Notation 4.1 Dans ce chapitre,

o Nous noterons N le nombre de neeuds, et M le nombre de liens de communi-
cation. On a donc N = |V| et M = |E|

o Un arc reliant deuzr sommets a et b est noté (a,b), a et b sont respectivement
dits extrémités initiale et terminale de [’arc.

o Soit s un neud de V', nous noterons I(s) l'ensemble des arcs ayant s comme
extrémité terminale (arcs entrants), et O(s) Uensemble des arcs ayant s
comme extrémité initiale (arcs sortants).

Le routage dans le réseau de graphe (G consiste a définir au moins un chemin
entre chaque paire de nceuds. Formellement nous considérerons les fonctions de
routage qui sont sous la forme d’une application

R: A XV x V— P(A)
(¢,8,d) +— S

Pour ne pas répéter & chaque fois cycle ou chemin, dans la suite nous parlerons de cycle
Les termes processeur et somimet seront aussi utilisés indifférement
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ou ¢ est I'arc par lequel le paquet est arrivé a s, et S ’ensemble des arcs par
lesquels le paquet peut sortir pour atteindre la destination d.

Définition 4.1 (table de routage) : On appelle table de routage du neceud s
par rapport a la fonction de routage R la restriction de R au neeud s, c’est a dire

la matrice (R(i,s,d); 1€ I(s)etd e V).

Nous avons vu au chapitre 3 que toute paire d’arcs dont I'extrémité terminale
de I'un est extrémité initiale de 'autre correspond a une dépendance potentielle.
La fonction de routage R ci-dessus choisit de matérialiser directement les dépen-
dances autorisées. On définit la relation de dépendance associée a la fonction de
routage de la facon suivante :

Définition 4.2 (relation de dépendance) : Un arc i est dit dépendant d’un
arc o par rapport a une fonction de routage R si et seulement si il existe un
sommet d pour lequel o € R(i,s,d) ou s est le sommet d’adjacence de i et o.

Le graphe de dépendances est défini de la méme fagon qu’au chapitre 3.

Nous considérons maintenant le graphe non orienté, et définissons la notion de
cycle ou chemin eulérien qui va nous servir comme support pour la définition de
notre méthode de routage.

Définition 4.3 (cycle, chemin eulériens) : Un cycle eulérien de G est un
cycle passant une et une seule fois par chaque aréte. Un chemin eulérien est un
chemin passant une et une seule fois par chaque aréte.

Evidemment tout graphe G n’admet pas de cycle eulérien. Une condition néces-
saire et suffisante pour ce faire est que tous les sommets de G soient de degré
pair. Si dans GG 1l y a exactement deux sommets de degré impair alors G admet
un chemin eulérien.

A chaque graphe muni d’un cycle eulérien nous associons un anneau de la fagon
suivante :

Définition 4.4 (graphe associé & un cycle eulérien) : Nous appelons graphe
associé a un cycle eulérien du graphe G = (V, E), le graphe orienté G' = (V' E')
construit de la facon suivante :
e on crée un neud nommé 0 appelé “origine 7 du cycle, E' est initialisé a
l’ensemble vide, et on initialise un compteur k a1

e a chaque fois qu’on rencontre un neeud dans le parcours du cycle eulérien
sur G et que l'on peut repartir du neceud ou que le neud est différent de
Porigine, on crée un nouveau sommet k dans G', on ajoute l'arc (k — 1,k)
dans E' et on incrémente k de 1.

e si on ne peut pas repartir du neeud origine (cas d’un cycle eulérien), on
ajoute Uarc (k — 1,0) dans E'.
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Sur le graphe G’ d’un cycle eulérien de G, les nceuds de G peuvent donc apparaitre
plusieurs fois. G et GG' sont reliés par les relations f et g suivantes :

f:Vi—V
k— f(k)
g: A— FE
ar— g(a)

ol f(k) est le sommet de V' visité lors de la création de k, et g(a) est l'arc de £’
qui a été créé apres le parcours de a. Nous dirons que k est une occurrence de
f(k) dans G' et que g(a) est un correspondant sur G' de a.

Définition 4.5 (arcs directs, arcs indirects) : Nous appelerons arcs directs
de G, les arcs dont les correspondants sur G' sont dans le sens du cycle (c’est a
dire relient un neud k au neud (k+ 1) mod N ). Les arcs qui ne sont pas directs
seront dits indirects.

Les arcs de G' sont numérotés par leur extrémité initiale. Les arcs de G sont
numérotés par le numéro de leur correspondant sur G'. Il y a donc une numéro-
tation pour les arcs directs et une numérotation pour les arcs indirects. Deux
arcs (direct et indirect) formant la méme aréte ont donc le méme numéro.

Pour illustrer ces définitions et notations, considérons le réseau G de la figure 4.1.
Les identifications des nceuds sont a l'intérieur des carrés qui les représentent,
et sur chaque noeud figure les numéros des ports physiques qui le relient a ses
voisins. G est un tore réalisé sur la machine supernode, ou le contréleur (nceud
17) a été inséré entre les nceuds 1 et 13. Le controleur est relié au nceud 0 qui
permet la communication avec le monde extérieur. Sur la figure 4.1, nous avons
matérialisé le parcours d’un chemin eulérien d’origine le nceud 17 en reliant a
I'intérieur de chaque noeud traversé le port d’entrée au port de sortie. Ainsi, le
chemin eulérien visite les sommets 17, 1, 2, 14, 10, etc.

Le graphe GG' associé au chemin eulérien est donné par la figure 4.2. Les noeuds
de G dont les sommets de G’ sont des occurrences sont mis a coté. Les sommets
de G’ occurrence d’'un méme nceud sont reliés par une ligne pointillée. Ainsi, les
sommets 0 et 33 de G’ sont occurrences du nceud 17 ; de méme, les sommets 15
et 11 sont occurrences du nceud 3. Nous avons omis 'orientation sur G, les arcs
sont orientés dans le sens des aiguilles d’'une montre et c’est ce sens qui définit
les arcs directs sur GG, le sens inverse définissant les arcs indirects.

La figure 4.3 donne la classification des arcs du nceud 6 ainsi que leur numérotation
par le chemin eulérien.
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Figure 4.1: Un graphe d’interconnexion G et un chemin eulérien associé

4.3 Routage sans interblocage sur un anneau
bidirectionnel

Considérons G = (V, E) le graphe de 'anneau bidirectionnel de la figure 4.4.
Nous avons vu au chapitre précédent que le routage sur les plus courts chemins
dans G n’est pas sans interblocage. On peut obtenir une fonction de routage sans
interblocage de la fagon suivante :

e on choisit une aréte e € E (par exemple celle reliant les nceuds 0 et 4) qu’on
décide de ne pas utiliser ni dans un sens ni dans 'autre, et

e on route sur les plus courts chemins sur le nouveau réseau G — {e}

Il est immédiat que le routage sur G — {e} est sans interblocage et ne nécessite
qu’un tampon de stockage par lien de sortie. Par contre, ceci est au détriment de
la longueur des chemins dont certains sont rallongés.

Toutefois, il n’est pas nécessaire d’interdire completement ['utilisation de ’aréte e.
La fonction de routage sans interblocage sur un anneau peut subir une premiere
amélioration en remarquant que les cycles dans le graphe de dépendances ne
peuvent résulter que des chemins de longueur au moins égale a 2. L’aréte e
peut donc étre utilisée mais seulement pour acheminer les paquets entre les deux
sommets connectés. Les chemins & partir des noeuds 0 et 4 tiennent donc compte
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Figure 4.2: Graphe du chemin eulérien associé au réseau de la figure 4.1

56



Arcs entrants Arcs sortants

directs indirects directs indirects

(10,6) [8] | (2,6) [9] | (6,10) [8] | (6,2) [9]

(7.6) [24]| (5.6) [25] | (6.7) [24] | (6.5) [25]

Figure 4.3: Classification des arcs du nceud 6 (figure 4.1) en utilisant le chemin
eulérien de la figure 4.2

Figure 4.4: Routage sans interblocage sur un anneau bidirectionnel
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non seulement de la destination, mais aussi de l'origine des paquets (locaux ou
en transit).

Enfin, remarquons qu’une dépendance est une succession d’un arc entrant et
d’un arc sortant, et que pour ’anneau il suffit d’interdire une dépendance dans
chaque sens pour prévenir I'interblocage. On peut donc n’interdire que les dépen-
dances ((4,0),(0,1)) et ((1,0),(0,4))*. La méthode de routage sans interblocage
proposée dans la section suivante est basée sur cette notion de dépendances in-
terdites.

4.4 Une nouvelle classe de méthodes de routage
sans interblocage

Dans un réseau donné toute paire (lien entrant, lien sortant) est une dépendance
potentielle notamment si la fonction de routage doit donner les chemins les plus
courts. La méthode tres simple que nous venons d’appliquer sur le cycle a consisté
a éliminer des dépendances (2 dans le cas présent) de telle sorte que le graphe de
dépendances résultant soit sans cycle. L’approche de construction de fonctions de
routage sans interblocage que nous proposons part de cette idée. Le probleme est
alors de trouver un ensemble de dépendances a interdire pour avoir des fonctions
de routage sans interblocage ayant de bonnes caractéristiques en ce qui concerne
la longueur des chemins et/ou le taux d’utilisation des liens.

Nous commengons par formaliser le probleme de routage correspondant a l’approche
proposée. Notre solution est ensuite décrite dans la section 4.5. La méthode pro-
posée est illustrée et évaluée a la section 4.5.4 pour la génération d’une fonction
de routage déterministe.

4.4.1 Une formulation du probleme de routage sans inter-
blocage

Les notations et définitions utilisées ici sont celles de la section 4.2. Le probleme
du routage sans interblocage dans GG peut étre formulé de la fagon suivante :

Probleme 4.1 (P) Trouver un ensemble F' de dépendances potentielles a inter-
dire tel que tout routage sur G qui ninduit pas de dépendance appartenant a F
soit sans interblocage et ait de bonnes propriétés.

Le probleme P posé tel que nous venons de le faire n’est pas compléetement défini.
Pour affiner sa définition, un ensemble de parametres doivent étre fixés. Ils dépen-
dent du type de fonction de routage désirée. En effet, suivant le mode de routage

3Evidement il n’est pas nécessaire que les deux dépendances interdites soient au méme neeud.
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utilisé (déterministe ou adaptatif) plusieurs instances du probleme P peuvent
étre considérées.

Dans le cas ou 'on s’intéresse a un routage adaptatif, il est important d’avoir le
maximun de liberté dans le choix du lien de sortie. On peut alors s’'intéresser a
I’'un des deux problémes suivants, P2 charchant a exprimer une notion d’équilibre
de charge.

Probléeme 4.2 (P1) Trouver un ensemble minimun F' de dépendances a inter-
dire tel que toute fonction de routage qui n'utilise pas F' soit sans interblocage.

Probleme 4.3 (P2) Trouver un ensemble F' composé d’a peu prés le méme
nombre de dépendances potentielles sur tous les neeuds, et de cardinalité mini-
mal tel que toute fonction de routage qui n'utilise pas F' soit sans interblocage.

Par contre, si on s’'intéresse a un routage déterministe, le probleme du routage
sans interblocage peut étre formulé de la fagon suivante :

Probleme 4.4 (P3) Trouver un ensemble de dépendances potentielles F' tel que
le routage détermaniste qui n’induit pas de dépendance appartenant a F et qui
utilise les chemins les plus courts soit sans interblocage et fournisse des chemins
de bonne qualité. La qualité des chemins étant mesurée par les criteres tel que la
distance entre les neeuds, et la charge des liens de communication *.

Ces problemes sont des problemes NP-complets. En effet on peut montrer qu’ils
contiennent le probleme de la recherche de chemins dans un graphe orienté muni
de paires de sommets interdites, probleme répertorié NP-Complet dans [Garey79].

Les solutions optimales ne sont donc pas envisageables, nous nous contenterons
d’une méthode de détermination de I’ensemble F' de dépendances & interdire
qui assure que le graphe orienté résultant de la suppression des dépendances
appartenant a [ reste fortement connexe et que tout routage sur ce graphe est
sans interblocage. Les autres criteres sont évalués a posteriori par une mesure de
la qualité d’un routage déterministe sur les chemins les plus courts.

Deux telles solutions ont été développées pour le noyau de communication de
ParX. Gonzalez dans [Gonzalez91] propose une solution basée sur un arbre re-
couvrant pour déterminer ’ensemble F' des dépendances interdites. Nous avons
proposé une autre méthode basée sur un cycle eulérien qui interdit la méme pro-
portion de dépendances dans les nceuds.

Nous terminons cette section en présentant brievement la méthode de Gonzalez.
La section 4.5 est consacrée a la présentation et a I’évaluation de notre méthode
de routage.

4Nous donnons une définition plus précise de la qualité des chemins a la section 4.5.4
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4.4.2 Méthode basée sur un arbre recouvrant

A partir d'un nceud racine 7, on construit un arbre recouvrant en suivant un
parcours en largeur d’abord. A chaque nceud du réseau on associe son niveau qui
correspond a la distance qui le sépare de la racine.

Définition 4.6 Un arc est dit descendant s’il va d’un neeud de niveau i vers un
neud de niweau t + 1, ascendant sl va d’un neeud de niveau t© vers un neeud de
niweau © — 1, horizontal s’il relie deux neuds ayant le méme niveau.

La méthode de Gonzalez introduit les regles de routage suivantes :
Regle 4.1 Un arc descendant ne peut dépendre d’un arc ascendant
Regle 4.2 Un arc horizontal ne peut dépendre d’un arc ascendant
Regle 4.3 Il ne peut y avoir de cycle d’arcs horizontauzr dépendants.

On montre aisement (cf. [Gonzalez91]) qu’en respectant les regles 4.1, 4.2 et
4.3 on peut toujours trouver un chemin entre chaque paire de nceuds, et que les
fonctions de routage résultantes sont sans interblocage. Cette méthode présente
néanmoins 'inconvénient de ne pas interdire uniformement les dépendances dans
les noeuds.

4.5 Meéthode du cycle eulérien

4.5.1 Principe de la solution

Soit GG le graphe d’un réseau d’interconnexion. Nous supposons qu’au plus deux
nceuds de G sont de degrés impairs, au besoin chaque aréte du graphe est rem-
placée par deux arétes virtuelles pour avoir un graphe dont tous les noeuds sont
de degrés pairs. Au niveau du routage, cela revient a associer deux classes in-
dépendantes de tampons a chaque lien de sortie.

Soit G’ le graphe d’un cycle eulérien de (G. Nous supposons que les arcs de G
sont classés en arcs directs et arcs indirects et numérotés comme indiqué a la
section 4.2. La méthode de routage que nous proposons consiste a observer les
trois régles suivantes °:

Regle 4.4 Aucun arc direct ne peut dépendre d’un arc indirect.
Regle 4.5 Aucun arc direct ne peut dépendre d’un arc direct de numéro inférieur.

Regle 4.6 Aucun arc indirect ne peut dépendre d’un arc indirect de numéro
supérieur.

Les regles 4.4, 4.5 et 4.6 définissent donc, a ’aide du cycle eulérien, un ensemble
de dépendances interdites. Elles sont illustrées sur la figure 4.5 pour le nceud 6
de I'exemple de la section 4.2.

®Les régles présentées ici améliorent celles de [Mugwaneza90] qui n’autorisaient pas de dépen-
dance (arc indirect, arc direct).

60



7| (6,10) (6,7) (6,2) (6,5)
(10,6) - interdite | autorisée | autorisée
(7,6) interdite - interdite | autorisée
(2,6) |autorisée | interdite - autorisée
(5,6) |autorisée | autorisée| interdite -

Figure 4.5: Dépendances interdites et dépendances autorisées au nceud 6 de figure
4.1 en utilisant le chemin eulérien de la figure 4.2

4.5.2 Correction de la méthode

Pour prouver la correction de notre méthode, nous montrons qu’en respectant
les regles 4.4, 4.5, et 4.6 on peut toujours trouver un chemin entre n’importe
quelle paire de processeurs et que les fonctions de routage produites sont sans
interblocage.

Proposition 4.1 L’application des regles 4.4, 4.5, et 4.6 laisse G fortement con-
neze.

Soit s et d deux nceuds de GG. Il nous faut montrer qu’on peut
trouver un chemin reliant s a d qui ne contiene pas de dépendance interdite.
Soit k et | deux sommets de G’ tels que f(k) = s et f(I) = d % . Deux cas sont
possibles : k <l ou k > [.

Demonstration :

e 1) Supposons k < [. Considérons la suite C d’arcs directs de G correspon-
dant aux arcs du chemin sur G’ reliant £ a [. Il est immédiat que C est
un chemin reliant s a d et que C ne contient pas de dépendance interdite.
Remarquons que C n’est pas forcément un chemin simple, c’est & dire qu’il
peut passer plusieurs fois par un méme nceud. Pour trouver un chemin
simple il suffit d’éliminer les circuits les uns apres les autres jusqu’a ce qu’il
n’en reste plus.

e 2) Considérons maintenant le cas £ > [. On procéde de la méme fagon que
pour le cas k < [ en prenant cette fois-ci un chemin C qui est une suite
d’arcs indirects.

Donc dans tous les cas on trouve un chemin de s a d.

©

®Rappelons que f(k) donne le sommet de G dont k est une occurrence
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Proposition 4.2 Toute fonction de routage qui n’induit pas de dépendance inter-
dite par les régles 4.4, 4.5, et 4.6 est sans interblocage.

Démonstration : Soit R une fonction de routage respectant les regles 4.4, 4.5, et
4.6. Nous devons montrer qu’il ne peut pas y avoir de cycle dans le graphe de
dépendances associé a R.

D’apres les regles de routage, R ne peut induire que des chemins de I'un des trois
types suivants :

e une suite croissante d’arcs directs (régle 4.5),
e une suite décroissante d’arcs indirects (regle 4.6),

e une suite décroissante d’arcs indirects suivie d’une suite croissante d’arcs
directs (régles 4.4, 4.5, et 4.6).

Supposons qu’il y ait un cycle dans le graphe de dépendances associé a R. Ce
cycle ne peut pas étre composé exclusivement d’arcs directs, car dans ce cas il y
aurait un arc direct dépendant d’'un autre arc direct de numéro inférieur ce qui
violerait la regle 4.5. Ce cycle ne peut pas non plus étre composé exclusivement
d’arcs indirects car il y aurait violation de la regle 4.6. Le cycle comprend donc
forcément des arcs directs et des arcs indirects, et donc forcément une dépendance
composée d’un arc direct suivi d’un arc indirect. Or ce type de dépendance est
interdite par la regle 4.4. Le graphe de dépendances associé a R ne peut donc
pas contenir de cycle ; R est donc sans interblocage.

©

4.5.3 Evaluation de la méthode

Une fagon d’apprécier la qualité de la méthode de routage proposée est d’évaluer
le nombre de dépendances interdites. Le nombre de dépendances interdites dans
chaque nceud est donnée par la proposition 4.3 suivante :

Proposition 4.3 La proportion de dépendances autorisées par la méthode de
routage définie par les régles de routage 4.4, 4.5 et 4.6 ci-dessus est de 227_—_21) pour
le neeud origine du cycle eulérien et de 2(7;_1) pour tout autre neeud, ou i est le
nombre de voisins du neeud.

Demonstration : Le nombre total de dépendances possibles’” dans un nceud de
degré i est i(i — 1).

1) Cas d’un nceud non origine.
Soit s un nceud non origine du cycle eulérien et ¢ son degré. Les dépendances
autorisées se répartissent en trois groupes :

"Nous considérons le cas ol 'on n’autorise pas qu’un paquet entré par un arc ressorte par
I'arc en sens inverse
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e Les dépendances composées de deux arcs directs : il y en a
i/2 .
i1
oty
E_Oﬁy G+
J_

o Les dépendances composées de deux arcs indirects : il y en a aussi 7(5+1)

e Les dépendances composées d’un arc indirect suivi d’un arc direct. Il y en
2 i(i—1)
Le nombre total de dépendances autorisées dans un nceud de degré ¢ qui n’est
pas l'origine du cycle est donc
T, 1 i1 1,1 22
GG =5
et la proportion des dépendances autorisées par rapport au nombre total des

dépendances possiles est de 5~

2(i-1)

2) Cas du nceud origine du cycle.
Comme pour les autres nceuds les dépendances autorisées dans chaque noeud se
répartissent en 3 groupes :
e Les dépendances composées de deux arcs directs : il y en a cette fois-ci
i/2—1 .o
g v 1

]z:%jzi(i_l)

o Les dépendances composées de deux arcs indirects : il y en a aussi 3(5 —1)

o Les dépendances composées d’un arc indirect suivi d’un arc direct. Il y en
i

a 5(5 — 1) comme pour tout autre nceud.

Le nombre total de dépendances autorisées au nceud origine du cycle est donc
" . . . i—92
i(5 —1). Ce qui donne bien une proportion de

26i—1)°
©

Notre méthode interdit donc pratiquement la méme proportion de dépendances
dans tous les nceuds. L’impact de 'interdiction de ces dépendances sur la longueur
des chemins est évalué ci-apres sur une fonction de routage déterministe.

4.5.4 Application : une fonction de routage déterministe

Nous venons d’évaluer notre méthode de routage en calculant la proportion des
dépendances autorisées par rapport au nombre total de dépendances. Nous allons
maintenant évaluer 1’évaluer par rapport a la longueur des chemins. Pour cela,
nous considérons une fonction de routage déterministe qui route sur les chemins
les plus courts respectant les regles de routage. Nous commencgons par définir
les parametres que nous utilisons pour évaluer la longueur des chemins induits
par la fonction de routage. Ces parametres ont été calculés et comparés aux
caractéristiques idéales du réseau.
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4.5.4.1 Calcul d’une fonction de routage déterministe

Un fonction de routage sur les plus courts chemins issue de notre méthode de
routage correspond tout simplement a la recherche des plus courts chemins dans
un graphe orienté muni de paires interdites d’arcs (les dépendances interdites). Il
suffit donc d’adapter les algorithmes classiques de calcul des plus courts chemins
comme ceux décrites dans [Berge83).

4.5.4.2 Evaluation de la fonction de routage déterministe

En général les criteres d’appréciation d’une fonction de routage sont en plus
des criteres de correction (validité, abscence d’interblocage), la longueur des
chemins produits et la facon dont ces chemins sont sur I’ensemble des liens. Nous
n’avons considéré ici que la longueur des chemins que nous évaluons par la notion
d’élongation des chemins définie par Peleg et al. dans [Peleg89].

Nous commencgons par donner quelques définitions.

Soit GG le graphe d’un réseau d’interconnexion.

Notation 4.2 Nous noterons dg(xz,y) la distance entre les neeuds x et y, et Dg
le diametre de G.

Définition 4.7 (distance par rapport a une fonction de routage) : Soit R une
fonction de routage, nous définissons la distance par rapport a R entre deux neeuds
z ety et notons dpg(z,y), la longueur d’un des plus courts chemins de x a y
induits par R 8.

Définition 4.8 (élongation d’un chemin) : On définit Uélongation du chemin®
entre deur neeud x et y par rapport a une fonction de routage R, et on note
orc(z,y), le rapport dpg(z,y)/de(z,y) entre la distance par rapport a R et la
distance sur le réseau original.

L’élongation permet donc de comparer les chemins induits par une fonction de
routage aux distances idéales sans contraintes.

Définition 4.9 (diamétre d’une fonction de routage) : On appelle diamétre d’une
fonction de routage R, et on note Dg g, le mazimum dans G des distances par
rapport & R. Dp e = max, ,(dpc(z,y))

Définition 4.10 (facteur d’élongation) : On appelle facteur d’élongation d’une
fonction de routage R, et on note pr g le marimun des élongations des chemins

(PR.G = maXm,y(QR,G(xa y)))

8dp.c nest pas une distance au sens mathématique du terme. En effet, le graphe du réseau
d’interconnexion étant considéré orienté et muni de paires interdites d’arcs, il n’ y a aucune
raison que dg g(z,y) = dr.g(y,z) pour tout couple (x,y)

®du plus court chemin
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Définition 4.11 (élongation moyenne d’une fonction de routage) : On appelle
élongation moyenne d’une fonction de routage R, et on note prg, la moyenne
arithmétique des €longations des chemins.

Le diametre d’une fonction de routage, ainsi que le facteur d’élongation sont des
caractéristiques qui évaluent le pire des cas. Par contre, I'élongation moyenne
reflete un comportement moyen de la fonction de routage.

Nous avons évalué les trois caractéristiques sur un jeu de tests préliminaire com-
posé des grilles rebouclées a n dimensions et k£ nceuds par dimension (k-ary n-
cubes). Les résultats sont données par les tables des figures 4.6, 4.7 et 4.8.

Dans les évaluations faites nous avons utilisé deux cycles eulériens différents.
L’algorithme utilisé pour construire les deux cycles est celui décrit par Sakarovitch
dans [Sakarovitch77]. Nous en donnons ci-dessous les grandes lignes.

e On part d'un sommet a quelconque, et 'on suit une chaine C' sans jamais
utiliser deux fois la méme aréte jusqu’a ce que I’on ne puisse plus continuer.

o Itérer :
— Si toutes les arétes ont été visités on s’arréte.

— Sinon on choisit un neeud sur C' qui a encore aumoins une aréte non
encore visitée et ’on construit une nouvelle chaine .

— Insérer la chaine ¢’ dans la chaine C.

Les deux cycles different par le choix de I’aréte a suivre lors de la construction
d’une chaine. Le cycle R; choisit toujours l'aréte ayant le plus petit numéro,
tandis que le cycle R, choisit I'aréte qui conduit au voisin ayant encore le plus
grand nombre d’arétes non encore visitées.

Notre méthode est comparée avec une fonction de routage sur un arbre recouvrant
utilisant un parcours en largeur d’abord (colonne arbre), ainsi qu’a la méthode
de Gonzalez basée sur le méme arbre recouvrant (colonne arbre+).

La figure 4.6 montre le rapport Dg ¢/Dg. La figures 4.7 et 4.8 donnent le facteur
d’élongation et I’élongation moyenne.

Les évaluations faites sur le nombre de dépendances interdites montrent que le
choix de 'origine du cycle n’est pas pertinent. Un probleme qui cependant mérite
d’étre examiné est le choix du cycle eulérien car celui-ci semble avoir une influence
sur les longueurs des chemins comme le montrent les évaluations. Intuitivement, le
meilleur cycle serait celui qui répartirait uniformement les occurrences de chacun
des sommets sur G, mais une tel cycle est difficile (sinon impossible) a construire
car décrit par une propriété globale.
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(n,k) R1 R2 Arbre Arbre+
(2,4) 12 1 1,75 1
(2,5) 1,50 1,50 2 1,50
(2,6) 1,33 1,33 1,83 1,33
2,7 1,50 1,60 2 1,67
(2,8) 1,37 1,50 1,87 1,50
(2,9) 1,50 1,62 2 1,75
(2,10) 1,40 1,50 1,90 1,60
(3.4) 1,17 1,33 1,83 1
(3,5) 1,33 1,67 2 1,50
(3,6) 1,22 1,33 1,89 1,33
(3.7) 1,33 1,44 2 1,67

Figure 4.6: Rapport diameétre du routage/ diameétre du réseau

(n,k) R1 R2 Arbre Arbre+
(2,4) 2 2 7 1
(2,5) 2,50 2 8 1,50
(2,6) 3 2 11 5
(2,7) 3,50 2,50 12 2,50
(2,8) 4 3 15 3
(2,9) 4,50 3,50 16 3,50
(2,10) 5 4 19 4
(3.4) 2 3 11 1
(3,5) 2,50 3,50 12 2
(3,6) 3 3 17 2
(3,7) 3,50 3,50 18 2,50

Figure 4.7: Facteur d’élongation du routage
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(n,k) R1 R2 Arbre Arbre+
(2,4) 1,01 1,01 1,73 1
(2,5 1,05 1,05 1,79 1,06
(2,6) 1,05 1,05 1,82 1,07
(2,7) 1,06 1,07 1,85 1,11
(2,8) 1,07 1,07 1,87 1,13
2.9) 1,07 1,07 1,88 1,15
(2,10) 1,06 1,07 1,90 1,17
(3.4) 1,01 1,04 1,90 1
(3,5) 1,04 1,05 1,93 1,06
(3.6) 1,04 1,08 1,95 1,07
(3.7) 1,05 1,09 1,96 1,11

Figure 4.8: Elongation moyenne du routage

4.6 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons proposé une nouvelle classe de méthode pour la
génération de fonctions de routage sans interblocage. Notre méthode induit un
nombre de tampons par nceud indépendant de la taille du réseau. Sauf pour
des fonctions telles le "e-cube routing”, adaptées a une connectique donnée, le
routage sur les plus courts chemins et I'indépendance du nombre de tampons
par processur de la taille du réseau sont en général incompatibles. Toutefois on
aurait pu acheminer les messages sans restrictions sur les plus courts chemins.
Mais alors la prévention de l'interblocage aurait cotité un tampon par nceud
rencontré apres chaque passage par l'arc interdit e. Cette pénalité ne pouvant
étre raisonnablement bornée, une alternative en train d’étre évaluée est I'impact
sur la longueur des chemins d’une introduction incrémentale de canaux virtuels.
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Partie 11

Compactage de I'information de
routage
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Présentation

Nous avons vu au chapitre 3 que le routage a deux principales composantes,
I’acheminement et la fonction de routage. Chacune de ces composantes néces-
site la ressource mémoire. Au chapitre 4, nous avons étudié les méthodes de
prévention de 'interblocage dans le routage qui nécessitent un nombre de classes
de tampons par processeur constant. Dans cette partie, nous considérons la
deuxieme composante et étudions le probleme de la réduction de I'information
nécessaire pour représenter la fonction de routage.
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Chapitre 5

Introduction et état de ’art

5.1 Motivations

Pourquoi réduire 'information de routage?

La recherche de fonctions de routage pouvant étre représentées par une infor-
mation de routage compacte peut avoir plusieurs motivations. La plus significat-
icative a notre point de vue étant 1'utilisation d’un processeur de communication
qui réalise par le matériel toutes les fonctions du routeur. Il est alors néces-
saire que I’espace mémoire nécessaire pour représenter la fonction de routage soit
indépendante de la taille du réseau.

On pourrait imaginer un processeur de routage qui fait un acces mémoire pour
consulter une fonction de routage, mais cette approche pour étre utilisable néces-
siterait une mémoire rapide. Bien que la technologie des mémoires ait fait des
grands progres on arrivera toujours a des situations ou la taille des tables de
routage dépassera la capacité d’'une mémoire cache interne a un processeur.
L’utilisation de la mémoire externe augmente le nombre de broches du proces-
seur de communication, celui-ci ayant une limite de I'ordre de la centaine, cette
augmentation est au détriment du nombre de liens du processeur de commu-
nication. Nous nous intéresserons donc a des techniques de représentation des
fonctions de routage qui nécessitent un espace mémoire indépendant du nombre
de processeurs.

Quelle information de routage réduire?

Nous considérons les réseaux d’interconnexion dans lesquels chaque processeur
de calcul est couplé avec un processeur de communication par le biais d’une voie
de communication que nous appelerons lien interne, les processeurs de commu-
nication sont reliés entre eux suivant une topologie statique. Notre but étant
I'intégration dans le matériel de toutes les fonctions du processeur de communi-
cation, seule I'information de routage nécessaire au processeur de communication
est a compacter. Notamment, toute méthode de représentation de l'information
de routage qui utilise des tables de routage générales au niveau du processeur de
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calcul et une information synthétique de taille constante dans le processeur de
communication répond a notre critére de compactage de 'information de routage.
On pourrait dans un premier temps croire qu’on ne fait que transférer le prob-
léme du processeur de communication au processeur de calcul ; il n’en est rien car
I'information non synthétique ne sera consultée qu’a l'initialisation de la commu-
nication et dans certains cas peut étre incorporée dans les applications dans une
phase de compilation et édition des liens.

Méthodes de réduction de l'information de routage

Une des premieres méthodes de réduction de l'information de routage consiste
a utiliser des fonctions de routage calculées. La fonction de routage est alors
donnée par une expression mathématique qui est évaluée chaque fois qu’un paquet
doit étre retransmis. Dans certains cas, I’expression mathématique représentant
I'information de routage est suffisamment simple pour étre implémentée dans le
matériel (ex : grilles multi-dimensionnelles et routage ”e-cube ” [Dally86]).

Les fonctions de routage calculées ne peuvent étre trouvées que pour des réseaux
réguliers. Dans le cas général, la fonction de routage est tabulée. L’information de
routage non réduite consiste a maintenir dans chaque noeud une table de routage
dans laquelle chaque nceud du réseau a une entrée qui donne, soit le premier
lien sur le chemin entre les deux nceuds, soit tout autre type d’information sur
ce chemin. Trois méthodes générales de réduction de l'information de routage
ont été proposées dans la littérature : le routage hiérarchique, le routage par
préfixes, et le routage par intervalles. Nous nous intéressons au routage par
intervalles, la seule technique utilisant une information de routage dont la taille
est indépendante du nombre de processeurs dans le réseau.

Organisation du chapitre

Dans ce chapitre nous présentons un état de I'art sur les techniques de génération
de fonctions de routage avec une information de routage compacte. La section 2
présente trois techniques de compactage de I'information de routage : le routage
hiérarchique, le routage par préfixes, et le routage par intervalles. Dans la section
3 nous nous intéressons au routage par intervalles et présentons les méthodes de
génération de tables de routage par intervalles de la littérature.
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5.2 Méthodes de compactage de I'information
de routage

5.2.1 Routage hiérarchique
Principe

[’idée du routage hiérarchique proposé par Kleinrock et Kamoun dans [Kleinrock77]
est de maintenir en chaque nceud une information de routage complete pour des
neeuds qui lui sont ”proches” (en termes de distance sur le réseau ou en util-
isant tout autre critére), et une information synthétique pour les nceuds plus
7éloignés”. Ceci peut étre réalisé en utilisant une table de routage ayant une
entrée pour chaque nceud proche et une entrée par ensemble de nceuds éloignés.
La taille des ensembles de noeuds éloignés pouvant croitre au fur et a mesure que
I’'on s’éloigne du noeud.

La méthode proposée par Kleinrock et Kamoun consiste a organiser I’ensemble
des nceuds du réseau sous forme hiérarchique. Chaque nceud est considéré comme
étant un groupe de niveau d’hiérarchie 0 (0-cluster), les 0-clusters sont regroupés
en 1-clusters, et plus généralement, les (i —1)-clusters sont regroupés en un certain
nombre de i-clusters, ceci jusqu’a un niveau d’hiérarchie m pour lequel il n’y a
qu’un seul m-cluster représentant tout le réseau.

La table de routage d’un noeud contient une entrée pour chaque noeud dans le
méme 1-cluster, une entrée pour chaque 1-cluster dans le méme 2-cluster, et plus
généralement, une entrée pour chaque (k — 1)-cluster dans le méme k-cluster

(k=1,2,...,m).

La figure 5.1 montre un exemple de réseau hiérarchisé sur 3 niveaux (m = 2). La
table de routage pour le nceud 2.2 de la figure 5.1 est donnée par la figure 5.2.
On peut constater que 6 entrées sont nécessaires au lieu de 10 pour une table de
routage classique.

Taille de ’'information de routage

La taille des tables de routage dépend de la facon dont le réseau est organisé en
clusters. Le probleme étant de trouver une organisation du réseau qui entraine
une table de routage de taille minimum sur un nceud. Kleinrock et Kamoun
[Kleinrock77] ont montré que pour un nombre m donné de niveaux d’hiérarchie,
la table de routage a au moins O(m X Nl/'m) entrées, ou N est le nombre de
nceuds du réseau.

De plus, cette borne inférieure de [Kleinrock77] n’est atteinte que pour une cer-
taine structure de I’hiérarchie de clusters dont les auteurs ne donnent aucune
indication sur la fagon de la construire.
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Figure 5.1: Un réseau hiérarchisé sur 3 niveaux

nceud suivant

2.1

1.3

3.2

destination

2.1
2.2

2.3

Figure 5.2: Table de routage du nceud 2.2 pour le réseau de la figure 5.1.
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Le probleme de 'organisation du réseau en hiérarchie de clusters a été étudié
par Bouloutas et Gopal dans [Bouloutas89]. Les critéres de formation de clusters
considérés sont la connectivité, le diametre d’un cluster (distance maximale entre
deux nceuds du cluster), le nombre de nceuds d’un cluster, et le nombre de con-
nexions internes a un cluster. Bouloutas et Gopal montrent que pour des réseaux
généraux, le probleme de construction des clusters en respectant des contraintes
utilisant un ou deux des ces critéres est NP-complet.

La taille de la table de routage d’un noeud dépend donc du nombre de ncoeuds
dans le réseau. La méthode de routage hiérarchique ne répond donc pas a notre
critere de compactage de I'information de routage.

5.2.2 Routage par préfixes (Prefix-Routing)
Principe

Le routage par préfixes a été introduit par Bakker et al. [Bakker90] pour la
minimisation de 'information de routage dans des réseaux pouvant évoluer dy-
namiquement par ajout ou suppression de nceuds ou de liens. L’idée du routage
par préfixes est d’attribuer a chaque noeud z, une étiquette a(z) qui est un mot
sur un alphabet ¥ ( a(z) € ¥*, ¥ contenant au moins deux symboles). Chaque
lien est aussi étiqueté par un mot de ¥* qui est un préfize de quelques étiquettes
de nceuds. Le routage se fait de la fagcon suivante : un paquet destiné au nceud «
est transmis sur le lien dont ’étiquette est le plus long préfixe de a(z).

Bakker et al. [Bakker90] ont montré que tout réseau admet un routage par
préfixes et proposent une méthode de construction de fonctions de routage par
préfixes. Notons cependant que leur méthode ne considere pas le critéere d’absence
d’interblocage.

Taille de ’'information de routage

D’un premier abord, puisqu’on associe une étiquette a chaque lien, la table de
routage d’un nceud a une taille de I'ordre de son degré. Mais comme les étiquettes
des nceuds peuvent devenir trop grandes (de lordre du diameétre du réseau),
cette technique ne peut pas étre considérée comme répondant a notre critere
d’information de routage compacte.

5.2.3 Routage par intervalles
Principe

La table de routage classique consiste a représenter I'information de routage dans
chaque nceud = par une relation R, C P x L, ou P est ’ensemble des processeurs,
et L, 'ensemble des liens de communication du processeur z. Un couple (d,1) €
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R, indique qu’au nceud z, le premier lien sur un chemin menant a d est {. Un
lien utilisé pour plusieurs destinations va donc figurer plusieurs fois dans la table
de routage représentant la relation R,.

Une autre facon de voir I'information de routage est de considérer la relation R, ",
inverse de R,. R, ! associe & chaque lien | € L, ’ensemble P, des processeurs
dont le chemin y menant a [ comme premier lien. On peut donc représenter
I'information de routage dans le nceud x par une table ayant autant d’entrées
qu’il y a de liens dans L,, '’entrée correspondant au lien [ contenant 1’ensemble
Py. Pour une destination d, la procédure de routage consiste alors a rechercher le
lien ¢ pour lequel d € P; et a envoyer le paquet sur <.

Dans le cas général, cette deuxieme représentation de la fonction de routage
occupera sensiblement la méme place que la représentation classique. Par contre
il y a un surcout pour la procédure de routage car cette fois, au lieu d’une simple
consultation de table, il faut procéder a une recherche.

Un cas ou 'on peut réduire la taille de I'information de routage et le temps de
recherche pour la procédure de routage est celui ou les processeurs peuvent étre
renommés en utilisant des noms appartenant a un ensemble totalement ordonné,
et ou chaque ensemble P, est constitué d’éléments consécutifs. P, est alors un
intervalle et ses plus petit et plus grand éléments sont ses bornes. Dans ce cas
pour représenter P, il suffit de stocker ses bornes. On parle alors de routage par
intervalles.

La recherche d’un élément dans l'intervalle se fait par simple comparaison avec
les deux bornes. Comme le montre la figure 5.3 le calcul du lien de sortie est tres
rapide car les diverses comparaisons peuvent étre effectuées en parallele.

Taille de ’'information de routage

La taille de I'information de routage nécessaire dans un neeud z est donc O(| L, |),
c’est a dire de l'ordre du degré de z. La technique du routage par intervalles
répond donc a notre critere de compactage de I'information de routage ; nous
I’étudions dans la suite.

5.2.4 Problématique du routage par intervalles

Plusieurs fagons de poser le probléme du routage par intervalles peuvent étre
considérées :

Probleme 5.1 (RI1) : Etant donné une fonction de routage, trouver une méth-
ode pour renommer les neuds d’un réseau de telle sorte que pour chaque proces-
seur x et chaque lien |l € L,, 'ensemble P, soit un intervalle.
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comparateurs;

lien de
sortie

comparateurs

comparateurs

destination

Figure 5.3: Calcul du lien de sortie pour une fonction de routage par intervalles

Si on sait résoudre le probleme RI1, on peut utiliser tous les résultats sur les
techniques de routage avec des tables de routage classiques. Malheureusement,
le probleme RI1 n’a pas toujours une solution. Par exemple, pour un tore de
dimension supérieure a 4, si on considére une fonction de routage qui utilise les
chemins les plus courts!, on ne sait pas renommer les noeuds du tore de telle sorte
que chaque ensemble P; soit un intervalle [vLeeuwen87].

Dans le cas du tore, van Leeuwen et Tan [vLeeuwen87] ont montré que si on ne
renomme pas les noeuds, deux intervalles sont nécessaires pour décrire le routage
sur les plus courts chemins. Ceci conduit a considérer le probleme RI2 ci-dessous.

Probleme 5.2 (RI2) : FEtant donné une fonction de routage et un entier k,
trouver une méthode pour renommer les neuds du réseau de telle sorte que pour
chaque processeur x et chaque lien | € L,, l’ensemble P, soit une union d’au plus
k intervalles.

Le probleme RI2 est un probleme difficile car le nombre d’intervalles utilisé dépend
a la fois de 1'étiquetage des nceuds et de la fonction de routage considérée, et en
général c’est la fonction de routage qui fixera la valeur de k.

L’approche du routage par intervalles que nous considérons consiste a partir
d’un réseau et a rechercher des fonctions de routage ayant certaines propriétés

INous rappelons qu’une telle fonction de routage peut conduire & Pinterblocage
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de correction et pouvant étre directement représentées par intervalles. Nous
rechercherons essentiellement les propriétés d’absence d’interblocage et de va-
lidité. Nous nous intéressons donc au probleme suivant :

Probleme 5.3 (RI3) : Etant donnés un réseau et un entier k, trouver une
méthode pour renommer les neeuds du réseau et associer au plus k intervalles a
chaque lien, de telle sorte que le routage induit par ces intervalles soit valide et
sans interblocage.

Le probleme RI3 a des solutions, nous les présentons dans le reste de ce chapitre
pour ce qui concerne 1’état de I’art, et au chapire suivant pour notre contribution.
Nous commencons par donner quelques définitions et notations.

5.2.5 Définitions et notations

La méthode de routage par intervalles a été introduite par Santoro et Khatib
[Santoro82, Santoro85]. Les auteurs utilisaient de fagon implicite la notion d’inter-
valle associé a un lien. van Leeuwen et Tan [vLeeuwen83, vLeeuwen86, vLeeuwen87]
ont introduit le terme de routage par intervalles et clarifié les concepts. La plupart
des définitions que nous donnons ci-dessous leur appartiennent.

Soit G = (V, E) le graphe d’un réseau d’interconnexion. Notons N =| V | le
nombre de nceuds du réseau. Pour tout nceud z € V', nous noterons L, ’ensemble
des liens bidirectionnels du processeur z, et d, le nombre d’éléments de L,. Soit
A = {ap,a1,...,ay_1} un ensemble & N éléments muni d’une relation d’ordre <
telle que ap < a1 < ... < ay_1.

Définition 5.1 (Intervalle) : Soit a et b deux éléments de A. On appelle inter-
valle de borne inférieure a et de borne supérieure b et on note [a, b), l’ensemble
défint comme suit :

e sia=b: Jab)=A
¢ sia<b: fa,b) ={a;/a<a; <b}
o sib<a: fa,b) ={a;/a<a;}U{a;/a; <b}

Cette définition d’intervalle recouvre donc la notion classique d’intervalle mathé-
. N . . . 9
matique sur un ensemble fini, a la quelle on rajoute une notion d’ordre cyclique=.

Définition 5.2 (schéma d’étiquetage par intervalles) : Un schéma d’éti-
quetage par intervalles® S d’un réseau G = (V, E) est la donnée d’une numéro-
tation des neeuds de G par les éléments de A et d’une numérotation des liens a
chaque nceud telles que :

2 . 717 .
“Le premier élément est successeur du dernier
Sappelé aussi schéma d’étiquetage dans la suite
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(a) chaque neeud x regoit un numéro (étiquette) Sy(z) € A,

(b) tous les neeuds regoivent des étiquettes différentes 4,

(¢) en chaque neeud z, chaque lien | € L, regoit un ensemble d’étiquettes
Sg(l) qui est, soit vide, soit composé de une ou plusieurs étiquettes dis-
tinctes, et

(d) en chaque neeud x, les étiquettes attribuées aux liens de L, sont dis-
tinctes; c’est a dire, sily € L, ls € L, etly # 1y alors Sg(l1) NSe(ls) = 0.

Interprétation d’un schéma d’étiquetage en termes de routage par in-
tervalles

Un schéma d’étiquetage par intervalles induit une fonction de routage par inter-
valles de la fagon suivante. Soit eg,eq,...,e;_1 les étiquettes associées aux liens
d’un neeud z. Sans perte de généralité on peut supposer ey < e; < ... < €;_1.
On associe les intervalles aux liens de la facon suivante :

e a chaque lien non étiqueté on associe ’ensemble vide.

e au lien ayant regu les r étiquettes e,,,...,€n,,...,€n,_,, ON associe les in-
tervalles ([en].,e(nﬁl)modi), 0<j<r).

Les intervalles associés aux liens d’un neceud sont alors disjoints deux a deux et
leur union couvre ’ensemble A des étiquettes.

Exemple

Considérons le réseau simple de la figure 5.4. L’ensemble A des étiquettes est
{0,1,2,3,4} La figure 5.4 donne deux exemples de schémas d’étiquetage, pour
chaque lien les étiquettes et les intervalles correspondants sont indiqués.

Dans le cas du schéma d’étiquetage (a), un message émis par le nceud 2 & des-
tination du nceud 1 passera par le nceud 4. Toutefois on peut remarquer que
ce schéma d’étiquetage ne permet pas de déterminer un chemin entre toutes les
paires de noeuds. Par exemple, tout paquet destiné au nceud 4 passe par le nceud
2 quelle que soit sa source et le nceud 2 envoie le paquet au noeud 3. Le paquet
va donc décrire indéfiniment le cycle 0, 1, 2, 3 sans jamais atteindre la destination.
Le schéma d’étiquetage (a) ne décrit donc pas une fonction de routage correcte.
Comme le montre la figure 5.4 (b), sur cet exemple simple on peut remédier
facilement a cette situation, en donnant au lien de 2 vers 4 I’étiquette 4 au lieu
de 1.

Tout étiquetage répondant a la définition 5.2 ne donne donc pas une fonction de
routage valide. Dans la section suivante nous donnons un ensemble de définitions
permettant de caractériser un schéma d’étiquetage.

4L étiquette dun neeud z étant unique, dans la suite nous la noterons z au lieu de cal Sy (z)
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Figure 5.4: Exemples de schémas d’étiquetage par intervalles

5.2.6 Caractérisation des schémas d’étiquetage

Les définitions suivantes permettent de caractériser le routage induit par un
schéma d’étiquetage.

Définition 5.3 (validité) : Un schéma d’étiquetage est dit valide, si le routage
induit est valide

Définition 5.4 (absence d’interblocage) : Un schéma d’étiquetage est dit
sans interblocage, si le routage induit est sans interblocage.

Définition 5.5 (optimalité) : Un schéma d’étiquetage est dit optimal si le
routage qu’il induit est optimal.

Définition 5.6 (conservation du voisinage) : On dit qu’un schéma d’étiquetage
conserve le voisinage, si dans le routage qu’il induit tout neeud atteint tous ses
voisins par des chemins de longueur 1.

La propriété de conservation du voisinage est intéressante car elle assure que la
fonction de routage garde une certaine localité du réseau. Ceci peut étre utile
pour d’autres types d’acheminement de messages que la communication point a
point, la diffusion par exemple.

Les définitions qui suivent permettent de caractériser I'espace mémoire nécessaire
pour représenter I'information de routage.

Définition 5.7 (étiquetage simple) : Un schéma d’étiquetage est dit simple
st chaque lien recoit au plus une étiquette.

Définition 5.8 (k-étiquetage) : Un schéma d’étiquetage est dit k-étiquetage,
st chaque lien recoit au plus k étiquettes.
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Définition 5.9 (étiquetage normal) : Un schéma d’étiquetage pour lequel l’en-
semble A des étiquettes est l'ensemble des N premiers entiers est dit normal.

On peut utiliser des étiquettes autres que les NV premiers entiers si, pour les be-
soins d’autres services systeme, ces étiquettes sont indispensables. En utilisant
une table de correspondance maintenue en déhors du processeur de communi-
cation, on peut toujours se ramener a un étiquetage normal. Dans la suite nous
ne considérons que les schémas d’étiquetage normaux.

Définition 5.10 (étiquetage séquentiel) : Un schéma d’étiquetage est dit sé-
quentiel st dans chaque neeud x étiqueté «;, il y a un lien ayant [’étiquette

Q(i+1) mod N -

Un étiquetage séquentiel permet de simplifier la structure du routeur en traitant
comme les autres recherches le test pour savoir si le paquet est arrivé a destination.
Ceci se fait simplement en considérant un lien interne auquel on associera toujours
I’étiquette du neceud.

Les schémas d’étiquetage qui nous intéressent sont donc des k-étiquetages valides
et sans interblocage avec k indépendant de la taille du réseau pour garder le
critere de compactage de I'information de routage. Les autres criteres ne seront
pas néanmoins oubliés. Nous utiliserons le critére de conservation de voisinage et
des mesures sur les longueurs des chemins pour comparer les schémas proposés.

5.3 Meéthodes de routage par intervalles

5.3.1 Une famille de réseaux réguliers : grilles et hyper-
cubes

La grille a n dimensions avec K; éléments dans la dimension ¢ est définie par la
regle de connexion suivante : chaque noeud z est représenté par ses n coordonnées
dans l'espace, = (z¢, &1,...,2,-1) avec 0 < z; < K;. Dans la dimension 7,

o si 0 < z; < K;, = est connecté aux nceuds y et z définis par y; = 2z; = x; si
JF =z —l etz =z, +1

o siz;, =0, z est connecté aunceud z tel que z; = ;817 #4,et 2z, =2, +1 =1

o si x; = K; — 1, = est connecté au noeud y tel que y; = z; si j # 1, et

inZL’Z'—lIKZ'—Q

L’hypercube binaire est un cas particulier de la grille a n dimensions pour lequel
K, = 2 pour tout .

La grille admet une fonction de routage optimale et sans interblocage, connue
sous le nom du "routage e-cube ” ou encore "routage en XY”, qui consiste a
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ordonner les dimensions, et a router tous les paquets dimension par dimension en
suivant cet ordre.

Pour le routage ”e-cube ” on sait résoudre le probleme RI2 ci-dessus. Le routage
"e-cube " peut étre répresenté par le schéma d’étiquetage G suivant proposé par
van Leeuwen et Tan [vLeeuwen83] pour la grille & 2 dimensions et généralisé par
May et Thompson dans [May90, May93].

L’ensemble A des étiquettes est donné par A = {0,...,(ITp<icn Ki) — 1}. Un
noeud z regoit 1'étiquette Gy (z) avec -

|
—

n

Gy () = <xit[0f<j>

2

Il
<}

avec les conventions usuelles 7% z; = 0, et [[;7} z; = 1
S’ils existent,

e le lien reliant z a (zg,...,z,—1,2; — 1, &iy1, ..., Z,—1) est étiqueté Gy (b) ou
bj=xjsit<j<n—-1letb=0s10<y<uq.

e le lien reliant = a (zq, ..., 21, 2; + 1, @11, ..., 2,—1) est étiqueté Gy (h) ou
hj=zjsit<j<n-—1h = (z;,+1)mod K;,et h; =0si0<j <.

La figure 5.5 illustre le schéma d’étiquetage G sur une grille 5 x 5. On peut
facilement vérifier que cet étiquetage correspond a l’algorithme de routage ”e-
cube ” par dimensions décroissantes [Sakho93].

5.3.2 Etiquetage pour réseaux généraux
5.3.2.1 Routage sur un arbre : méthode de Santoro et Khatib

Santoro et Khatib [Santoro82, Santoro85] sont les premiers a avoir introduit la
notion de routage par intervalles bien que le terme n’apparait que dans les travaux
de van Leuwen et Tan [vLeeuwen83, vLeeuwen86] qui ont suivi.

Santoro et Khatib utilisent le routage sur un arbre recouvrant des distances min-
imales (parcours en largeur d’abord) et donnent une méthode pour représenter
ce routage en utilisant une information de routage compacte. Nous décrivons ici
leur méthode en utilisant les concepts du routage par intervalles.

Etiquetage des noeuds

L’ensemble A des étiquettes est l'intervalle [0, N) ou N est le nombre de nceuds
du réseau. L’étiquetage des nocuds est réalisé de la facon suivante :
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Figure 5.5: Schéma d’étiquetage G pour la grille 5 x 5

. =4 .
e & partir d’un neeud ¢ centre® du réseau on construit un arbre recouvrant T’
en utilisant un parcours en largeur d’abord.

e on parcourt ensuite 1" en profondeur d’abord en attribuant une étiquette
a(z) au nceud z la premiere fois que celui-ci est visité.

e les étiquettes sont attribuées dans 'ordre décroissant en commengant par

N -1

Etiquetage des liens

A chaque noeud z, les liens sont étiquetés de la fagon suivante :

e les liens qui n’appartiennent pas a 'arbre 7" ne sont pas étiquetés

e un lien reliant = a un de ses fils y, est étiqueté par min.cr, a(z) ot 7}, est
le sous-arbre de 1" de racine y.

e le lien reliant = a son pere, est étiqueté a(z) + 1

La figure 5.6 illustre la méthode de Santoro et Khatib, les liens de I'arbre 7" sont

représentés en gras.

®Le centre d'un graphe est le nceud pour lequel le maximum de la distance par rapport a
tout autre noeud du graphe est le plus petit (nceud d’écartement minimum).
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Figure 5.6: Un exemple d’étiquetage par la méthode de Santoro et Khatib

La méthode de Santoro et Khathib fournit des schémas d’étiquetage valides et
sans interblocage mais elle présente les inconvénients du routage sur un arbre
recouvrant : elle n’utilise que N — 1 liens dans un réseau a N nceuds, et la
racine ainsi que les noeuds qui lui sont proches sont des goulots d’étranglements.
van Leeuwen et Tan essayent d’améliorer 1’étiquetage de Santoro et Khatib en
utilisant tous les liens du réseau® mais leur méthode peut conduire & des schémas
d’étiquetage avec interblocage.

5.3.2.2 Méthode de van Leeuwen et Tan

On choisit un nceud racine ¢ a partir duquel on construit un arbre recouvrant en
suivant un parcours en profondeur d’abord. Les nceuds et les liens sont étiquétés
pendant le parcours de la facon suivante :

e 'ensemble A des étiquettes est I’ensemble des N premiers entiers

o les étiquettes sont attribuées aux nceuds lors de la premiére visite et dans
I’ordre croissant

e lors d’une visite du nceud z,
— un lien vers un voisin y déja étiqueté (y différent du pére de ) recoit
I'étiquette a(y)

6La méthode de van Leeuwen et Tan ne marche que quand il y a au plus un lien entre 2
neeuds. Sl y a plus d’un lien entre 2 neeuds, un seul d’entre eux est considéré.
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— un lien vers un voisin y non encore visité, est étiqueté par la valeur de
la prochaine étiquette qui est attribuée a y immédiatement apres.

e le lien d’un neeud z vers son pere est étiqueté lors du retour en arriére en
distinguant deux cas :
— (a) si tous les nceuds n’ont pas encore été étiquetés, le lien de retour en
arriere est étiqueté par la valeur de la prochaine étiquette a attribuer
— (b) si tous les noeuds ont déja été visités, le lien de retour en arriere
est étiqueté 0, sauf si le nceud a déja un lien étiqueté 0, auquel cas le
lien de retour en arriere regoit ’étiquette du pere de x

La figure 5.7 illustre la méthode de Van Leeuwen et Tan, l'arbre recouvrant utilisé
est représenté en gras.

Figure 5.7: Un étiquetage par la méthode de Van Leeuwen et Tan

La méthode d’étiquetage de van Leeuwen et Tan induit un routage sur I’arbre en
profondeur d’abord avec la possibilité de prendre certains raccourcis. Les auteurs
ont montré qu’elle fournit un schéma d’étiquetage valide [vLeeuwen86). Nous
prouvons ci-dessous que la méthode ne fournit pas des schémas d’étiquetage sans
interblocage.

Proposition 5.1 La méthode de van Leeuwen et Tan n’est pas sans interblocage

Démonstration :
Il suffit d’exhiber un exemple de réseau pour lequel le schéma d’étiquetage fournit
par la méthode a un cycle dans le graphe des dépendances.
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Pour cela considérons I’étiquetage de la figure 5.8. Cet étiquetage induit le cycle
((0,2), 2, 1),(1,3), (3,5), (5,4), (4,0, (0, 2).

Pour s’en convaincre il suffit de considérer les chemins de O vers 3, 1 vers 6, et 5
vers 2. Les dépendances induites par chacun des chemins sont indiqués par une
fleche a coté du nceud.

©

(1->6)

Figure 5.8: Exemple d’interblocage sur un réseau étiqueté par la méthode de van
Leeuwen et Tan

5.4 Conclusion : bilan de I’état de ’art

Dans ce chapitre nous avons introduit le routage par intervalles, la seule technique
générale de génération de tables de routage compactes. Malgré le fait que cette
technique se préte bien a une intégration dans le matériel, peu de travaux ont
été réalisés pour trouver des méthodes de génération de tables de routage par
intervalles qui sont sans interblocage. La plupart des travaux n’ont considéré que
le critere de validité.

Dans le chapitre suivant nous considérons le critéere d’absence d’interblocage et
proposons de nouvelles méthodes de génération de schémas d’étiquetage.
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Chapitre 6

Nouveaux schémas d’étiquetage
par intervalles

Dans ce chapitre nous présentons de nouvelles méthodes d’étiquetage par inter-
valles. Les schémas proposés sont valides et sans interblocage. La section 2 est
consacrée au tore pour lequel nous proposons une méthode d’étiquetage qui utilise
les liens de rebouclage. Dans la section 3 nous considérons les réseaux généraux
et présentons une méthode d’étiquetage qui utilise chacun des liens au moins dans
un sens. Les schémas générés par nos méthodes sont évalués et comparés avec les
schémas présentés au chapitre précédent.

6.1 Un réseau régulier tres utilisé : le tore

Le tore de dimension n est une grille de dimension n a laquelle on rajoute des
liens de rebouclage dans chaque dimension.

Dans la dimension ¢, un noeud x est donc connecté a deux voisins y et z définis
pary; = z; = ¢; 81 j # 14, z; = (z; + 1) mod K;, z; = (z; + K; — 1) mod K, L

6.1.1 Schémas d’étiquetage

Si pour au moins une dimension i K; > 4, van Leeuwen et Tan [vLeeuwen87]
ont montré que méme sans considérer le critere d’abscence d’interblocage, on ne
peut pas trouver de schéma d’étiquetage simple, valide et optimal. Sakho et al.
montrent dans [Sakho93] qu’on peut trouver un 2-étiquetage valide et optimal
mais que ce schéma n’est pas sans interblocage.

Un schéma d’étiquetage simple et sans interblocage, mais non optimal existe
pour le tore, il suffit d’utiliser le schéma d’étiquetage G de la grille présenté
au chapitre précédent. Néammoins, cette solution a l'inconvénient de ne pas

Pour simplifier, dans la suite nous noterons z; + 1 et z; — 1 & la place de (z; + 1) mod K;
et (#; + K; — 1) mod K.
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utiliser les liens de rebouclage. Nous proposons ci-dessous un nouveau schéma
d’étiquetage simple pour la grille qui utilise tous les liens. Les évaluations sur
les longueurs des chemins montrent un gain notable apporté par I'utilisation des
liens de rebouclage.

6.1.2 Un nouveau schéma d’étiquetage pour le tore

Soit le schéma d’étiquetage T défini de la fagon suivante :
L’ensemble A des étiquettes est donné par A = {0,..., ([17=) K;) — 1}.
Un nceud z recoit I’étiquette

Pour ce qui est de I'étiquetage des liens,

o le lien reliant = a (zy,..., 21,2 + 1,241, .., &,—1) est étiqueté Ty (h) ou
hij=zjsii<j<n—-1h=x+1,eth;=0s10<j<uq.

\

e le lien reliant @ & (g, ..., @i—1, 2, — 1, %i41,...,Tn_1) est étiqueté Ty (b) ou
b]‘IZB]'Sii<jS’I’L—l,b]':OSiOSj<i,bi:08i$i#oet$i#Ki—l,

La figure 6.1 illustre ’étiquetage 7 sur un tore 5 X 5. Les liens de rebouclage sur
les lignes et les colonnes ne sont pas completement tracés.

6.1.3 Preuve de correction du schéma 7T

Nous allons montrer que le schéma d’étiquetage 7 est valide et sans interblocage.
Pour cela nous commengons par énoncer et prouver les 3 résultats suivant.

Lemme 6.1 Les intervalles induits par T sont des intervalles au sens mathéma-
tique du terme, c’est a dire que tout neeud x # 0 a un de ses liens éetiqueté 0, et
le neeud O a un lien étiqueté 1.

Démonstration : Soit z = (z¢,...,z,-1). Si & = 0 le lien de 0 vers 1 a bien
I’étiquette 1.
Six # 0, soit d le plus grande dimension telle que x4 # 0.
o sizy# K;—1leliendex versy (avecy; = z;sii #Zdetyg=24—1) a
I’étiquette 0.
o sizgy=Ky— 1lelien de x vers z (avec z; = a;sii #det zg=x4+ 1 =0)
a I’étiquette 0.

©

Le lemme 6.2 assure qu'un paquet ne fera pas indéfiniment des allers et venues
entre deux nceuds.
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Figure 6.1: Etiquetage 7 d’un tore 5 x 5

Lemme 6.2 Soit u et v deuzr neeuds voisins, 'intervalle associé€ au lien de u vers
v et [intervalle associé au lien de v vers u sont disjoints, ou leur intersection se
réduit a l'un des deux nceuds u ou v.

Démonstration :
Soit u et v deux nceuds voisins dans une certaine dimension d. Sans perte de

généralité nous supposerons que v; = u; si ¢ # d et vg = ug + 1.
Nous distinguons les trois cas : ug= Kg—1, ug = Kg—2, et ug < Kg— 2.

Considérons d’abord le cas ou ug = K4 — 1.

Ona B, =(0,...,0,0,%q41,. .., Un_1), €t

E'uu = (0, e ,0, (Kd/Q—‘ y Ud+1y - - 7un—l)-

Nous montrons que les deux intervalles sont disjoints. Pour cela, comme E,, <
E,. et que d’apres le lemme 6.1 tous les intervalles sont des intervalles mathéma-
tiques, il suffit d’exiber une étiquette F au nceud u telle que F,, <E< F,,.

En considérant w le voisin de u tel que wg = ug — 1, on a

Euw = (0, “ee ,0, [Kd/Q—‘ - 1, Ud+1y - -+ 7un—1)-

Et donc E,, <Euw < Fyu.

Considérons maintenant les deux autres cas ((ug < Kq— 2 ).
e Siug=K;—2,onaFE,, =(0,...,0,K; —1=ug+ 1,ug41,...,u,_1), €t
Emt = (0, Ce . ,0, (Kd/2-| — 1, Ud+1y - - - ,Un_l).
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o Siug < K;— 2, L’étiquette associé au lien de u vers v
est By, = (0,...,0,ug+ 1, ug41,.-.,U,_1), celle associée au lien de v vers u

est

Evu = (0, e 70:07ud+17 Ce ,un—1)~

Dans les deux cas on a donc E,, = (0,...,0,uqg+ 1, ugt1,- ., Up_1) > Epu.
Nous distinguons deux sous cas suivant que d = 0 ou d # 0.
e (1):d=0
Onalkl,,=v>FE,,.
En considérant w le voisin de v tel que wy = v9+1 on a E,,, = v+ 1. Donc

©

I'intersection des deux intervalles de bornes inférieures F,, et F,, est, soit
vide, soit réduite au seul nceud v.

e (2): d#0
Considérons les voisins de v dans la direction d — 1. Nous distinguons trois
sous-cas suivant la valeur de v4_1 = ug4_1.

(21) D VUg—1 E]O,Kd_l — 1[

En considérant w voisin de v tel que wy_1 = v4_1 — 1 on a F,, =
(0,...,0,uq + 1,¢441,...,Uy_1), donc on a E,, < E,, = E,, et les
deux intervalles sont disjoints.

(22) CVg—1 = Kd—l —1

On considére w le voisin de v tel que wyg_; = vg_1+ 1 et on a K,, =
(0,...,0,uq + 1,%gs1, - tun1) = Eu. Donc E,, < E,, = Euv, et
les deux intervalles sont disjoints.

(2.3) : vg—1 =0

Soit ¢ la plus grande dimension inférieure a d telle que v, # 0.

* S1 ¢ n’existe pas, on considere w le voisin de v dans la direction 0
tel que wy =v9g+1=1letona F,, < E,, =v < Eypy =v+1.
Donc l'intersection entre les deux intervalles contient au plus le
neeud v.

* Si ¢ existe nous distinguons les deux cas : 0 < v, < K, — 1 et
v =K, —1
510 < vy < Ky—1 on considere w le voisin de v tel que wy = v,—1,
S1 v, = K, — 1 on considere w tel que w, = v, + 1 = 0.
Dans les deux cas on a E,, = (0,...,0,v,41 = 0,...,0,uq +
L, Ugg1y- . s Up—1) = Eyp. Donc E,, < Eu, = E, et les deux
intervalles sont disjoints.

Lemme 6.3 Soit © et y deux neeuds différents. Soit d la plus grande dimension
pour laquelle ©4 # yq. Au neeud x les paquets destinés a y sont transmis sur ['un
des deux voisins de x dans la dimension d.

Démonstration : Il nous faut montrer que y se trouve dans I'un des deux inter-
valles associés aux liens de z vers ses voisins dans la dimension d.
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OIl a T — ($0, ooy Ld—1,Ldys Td+1y - - - ,ZEn_l) et Yy = (yo, ooy Yd—1,Yds Td+1y - - - ,:Zln_l)
avec yg # 4.

Soit u et v les deux voisins de  dans la dimension d. Nous supposerons u; = v; =
z;sit#d, ug=xq+1 et vg = z4— 1. Suivant la valeur de x4 nous distinguerons
les trois cas suivants : (1) 24 =10, (2) zg= Ky4— 1, et (3) 24 # 0 et x4 # K4 — 1.

Cas (1) : zq=10

Les deux étiquettes associées aux liens de z dans la dimension d sont E,, =
(0,...,0,1, 2451, ,@n_1) €t Epy = (0,...,0,[K4/2],Zat1,--.,Zn—1). Comme
yq # 0, y est supérieur ou égal a E,, la plus petite des deux étiquettes. Pour
montrer que y est dans I'un des deux intervalles associés a la dimension d, il
suffit de montrer que tout autre étiquette est soit strictement supérieure a y, soit
strictement inférieure a F,, la plus petite des deux étiquettes dans la dimension

d.
Soit donc ¢ une dimension différente de d.

e Si ¢ < d, une étiquette £/ d’un lien de = vers un de ses voisins dans la
dimension ¢ est de la forme F = (eg,...,€4-1,0, 2441, ..., Z,-1). Et donc

E < Ea:u < EIE’U‘

e Sii > d, suivant la valeur de z;, nous distinguons 3 cas.

— (1.1) z; = 0 : les deux étiquettes dans la dimension ¢ sont alors
E1 = (O, ..,1,.’L‘2'+1,... ,(En_l) et Eg = (O, s [Ki/Q—‘,ZL‘i_H,... ,xn_l).
Comme y; = z; =0, on a Fy > E; > y.

— (1.2) z; = K; — 1 : les deux étiquettes dans la dimension 7 sont Fy =
(0, v ,O,l‘,H_l, ‘e 7xn—1) et E2 = (0, ey [KL/Q] - 1,$z‘+1, ce ,LU,,L_l).
Comme z; = K; — 1,on a By < By < B,y < E,,.

— (1.3) 2; # 0 et 2; # K;—1: les deux étiquettes dans la dimension ¢ sont
E1 = (0, , Ly + 1,337j+1,.. . ,ZL’n,_l) et E2 = (0, ,0,.1,’7j+1,... ,:cn_l).
Et donc F1 > y et By < F,, < F,y.

Cas (2): zg= K4 —1

Les deux étiquettes associées aux liens de = dans la dimension d sont F,, =
(0,...,0,0, 2441, ,&n-1) €t Epp = (0,...,0,[Kq/2] — 1, 2q41,...,2yu-1). Nous
utilisons le méme raisonnement que dans le cas (1).

y est supérieur ou égal a F,,, la plus petite des deux étiquettes. Pour montrer que y
est dans I'un des deux intervalles associés a la dimension d, il suffit de montrer que
tout autre étiquette est soit strictement supérieure a y, soit strictement inférieure
a ., la plus petite des deux étiquettes dans la dimension d.

Soit ¢ une dimension différente de d.
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e Sii < d, une étiquette £ de x vers un de ses voisins dans la dimension ¢ est
de la forme (ey,...,e4_1, K4 — 1, 2441, ..,2,—1). Comme y; < K4 — 1, on
a I/ > y. y ne peut donc pas appartenir a un intervalle de la dimension ¢.

e Si¢ > d nous distinguons 3 cas suivant la valeur de ;.

— (2.1) 2; = 0 : Les deux étiquettes dans la dimension i sont Fy =
(0,..., 1, @41, .., Tu_1) et B2 = (0,...,[K;/2],®iy1,...,Zp_1). Comme
Yy =x;=0ona Fy, > E; > y.

— (2.2) ; = K; — 1 : Les deux étiquettes dans la dimension ¢ sont £; =
(0,...,0, 2441, 2p1) €t Eo = (0,...,[K;/2] — L2441, ..o, Tpe1)-
Commez;, = K;,—1onaFE; < By < E,, < E,,.

— (2.3) 2; #0 et z; # K; — 1 : Les deux étiquettes dans la dimension i
sont By = (0,..., 2,41, @11, ..., @ac1) et By = (0,...,0,&it1,. .., Tpe1).
Et donc E; > y et By < E,, < F,,.

Cas (3): zg#Oetwg# Kg—1

Les deux étiquettes associées aux liens de = dans la dimension d sont F,, =
(0,...,0,zqa+ 1, 2441, ., Tpu_1) €t Ep = (0,...,0,0,2441,...,2,-1). Soit ¢ une

dimension différente de d.

e Sii < d, une étiquette £ de x vers un de ses voisins dans la dimension ¢ est
de la forme (e, ..., €41, L4, Ta+1, - - - , Tn—1). Suivant les valeurs de z4 et yq
on a :

— E>ysixzg>yy, et
- B < E< B, <ysizy<yg

Dans les deux cas y est dans I'un des deux intervalles de borne inférieure
E,, ou E,,.

e Sit > d nous distinguons 3 cas suivant la valeur de z;.

— (3.1) z; = 0 : Les deux étiquettes dans la dimension ¢ sont F; =
(0,..., 1,241, .., Tp_1) et B2 = (0,...,[K;/2],%is1,...,Zp_1). Comme
Yy =x; =0,ona by >F >y.

— (3.2) ; = K; — 1 : Les deux étiquettes dans la dimension ¢ sont E; =
(0,...,0, 241, .-, 2y1) €t Eo = (0,...,[Ki/2] — Lzis1, ..., Tpe1)-
Comme z; = K; — 1,on a By < Ey < B,y < Euy.

— (3.3) z; # 0 et z; # K; — 1 : Les deux étiquettes dans la dimension ¢
sont By = (0,..., 2,41, @11, ..., @a1) et By = (0,...,0,@it1, ..., Tp_1).
Et donc E; >y et By < E,, < Foy.

Donc dans tous les cas de figure on montre donc que y ne peut pas appartenir a
un intervalle associé a un lien dans une dimension différente de d. Donc le lemme
6.2 est vrai.

©
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Proposition 6.1 Le schéma d’étiquetage T est valide.

Démonstration : La validité de T découle directement des lemmes 6.2 et 6.3. En
effet, d’apres ces deux lemmes, 7 induit un routage par dimensions décroissantes
(lemme 6.3) et sur une dimension un paquet ne peut pas retourner en arriere
(lemme 6.2). Donc le paquet arrive & destination au bout d’un nombre fini de
pas et 7T est valide.

©

Proposition 6.2 Le schéma d’étiquetage T est sans interblocage.

Démonstration : Il nous faut montrer que le graphe de dépendances associé a T
n’admet pas de cycles.

Supposons que ce ne soit pas le cas.

Soit donc C' un cycle dans le graphe de dépendances associé a 7. Comme le
routage est fait par dimensions décroissantes, C' ne peut contenir que des liens
d’une et une seule dimension d. C' est forcément de longueur Kj; et implique
tous les nceuds (u/,0 < j < K;— 1) avec w/; = u; si i # d et w4 = j. Nous
montrons que C' ne peut exister car les dépendances ((u',u"), (u®, ufe=1)) et
((ua=2, uFa=1) (uFa=1 4Y)) ne sont pas possibles.

Notons F, , I'étiquette associée au lien de u” vers uf.

Considérons d’abord la dépendance ((u',u’), (u’, u2=1)).

Il nous faut montrer que 'intervalle associé au lien de u' vers u' et l'intervalle
associé au lien de u” vers w4~ sont disjoints. Nous avons

El,O = (0, e ,0, O,Ud+1, ce ,Un_l) et

EU,K(l—l - (0) oy 0y [Kd/Q—‘ y Ud+1y - - 7un—1)

Considérons I'étiquette Ey 5, on a By 5 = (0,...,0,2,%a41,...,U,—1). Comme par
hypothese Kg > 5, on a By <Ei2 < Eyx,-1. Et comme d’apres le lemme 6.1
les intervalles induits par 7 sont des intervalles au sens mathématique du terme,
'intervalle associé au lien de u! vers u’ et 'intervalle associé au lien de u vers
ufa=1 sont disjoints, et la dépendance ((u',u"), (u’, u®4=1)) ne peut pas exister.

Considérons maintenant la dépendance ((ufi=2 ufa=1) (yFKa=1 30)).

Nous avons :

EKd—Z,Kd—l = (07 s 707 Kd - 17 Ud+1y - - - 7un—1) et

EKd—LD = (0, . ,0, 07 Ud+1y - - - ,un_l).

En considérant I'étiquette Fx,_1 x,—2, nous avons :

EKd—l,Kd—Q = (07 s 707 [Kd/2—| - 17 Ud+1,y - - - 7un—1)-

Et donc Ex,—10 < Ex,~1.x,-2 < Ex,—2k,-1, et toujours d’apres le lemme 6.1

I’intervalle associé au lien de ufe=2 vers uf4=1 et intervalle associé au lien de

Ka=1 yers u” sont disjoints.
Donc la dépendance ((ufe=2 ufa=1) (yKa=1 40)) ne peut pas exister.
Donc le cycle C' ne peut pas exister et le schéma d’étiquetage 7 est sans inter-

blocage.
O

u
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6.1.4 Qualité des chemins induits par 7

Pour apprécier 'apport de I'utilisation des liens de rebouclage nous avons comparé
le schéma d’étiquetage T, a la simple utilisation de I’étiquetage de la grille non
rebouclée ( étiquetage G). Les paramétres mesurés sont le diametre, le facteur
d’élongation et 1’élongation moyenne. La figure 6.2 montre une comparaison des
deux étiquetages sur des tores comportant le méme nombre k£ de nceuds dans
chacune des n dimensions (K; = k pour tout i). Le tableau (a) donne le rapport
entre le diametre du routage et le diametre du réseau, le tableau (b) le facteur
d’élongation, et le tableau (c) l’élongation moyenne. On peut noter un gain
appréciable apporté par I'utisation des liens de rebouclage. En effet, le rapport
Dre/DG est diminué de 40%, le facteur d’élongation de 60%, et ’élongation
moyenne de 20%.

(nk) G T (nk) G T (n,k) G T
(25) 2 1,50 25) 4 1,50 (25) 1,38 1,06
(2,6) 1,67 | 1,33 (26) 5 2 (26) 1,36 1,07
27 2 1,67 @7 6 2,50 @7 1,39 1,11
(28) 2 1,75 2.8) 7 3 29) 1,38 1,13
(2.9) 1,75 | 150 (2,9) 8 3,50 (2.9 1,40 1,15
(2,10) 1,80 1,60 (2,10) 9 4 (2,10) 1,39 1,17
(35) 2 1,50 (35) 4 1,50 (35) 1,36 1,06
(3,6) 1,67 1,33 (3,6) 5 2 (36) 1,34 1,07
(37 2 1,67 (37) 6 2,50 ) | 137 | 111
(@) (b) ©

Figure 6.2: Performances de I'étiquetage 7 (colonne T) comparé a 'utilisation
de Pétiquetage de la grille non rebouclée (colonne G). (a) : rapport Dp¢a/Dg,
(b) : pra; (¢) : PrG

6.2 Une nouvelle méthode d’étiquetage pour ré-
seaux généraux

La méthode de génération de tables de routage par intervalles proposée par San-

toro et Khatib dans la section précédente est basée sur un arbre recouvrant. Elle

a donc l'inconvénient de ne pas utiliser tous les liens du réseau. La méthode de
van Leeuwen et Tan se propose de remédier a cet inconvénient en utilisant tous
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les liens, mais nous avons montré que cette méthode peut conduire & des schémas
avec interblocage.

Dans cette section nous proposons une méthode de génération de schémas d’étiquetage
par intervalles qui combine les avantages d’un arbre recouvrant de parcours en
largeur d’abord et I'utilisation de tous les liens. Le schéma GS proposé est simple

et les liens n’appartenant pas a ’arbre sont utilisés dans un sens.

Nous commengons par présenter I’étiquetage des noeuds. La procédure d’étiquetage
des liens est ensuite présentée et les schémas d’étiquetages générés par notre méth-
ode sont prouvés valides et sans interblocage. La méthode est ensuite comparée

a celles de Santoro et Khatib et van Leeuwen et Tan.

6.2.1 Etiquetage des noeuds

L’ensemble A des étiquettes est I’ensemble des N premiers entiers. L’étiquetage
des noeuds est réalisé de la fagon suivante :

e & partir d’un neceud ¢ centre du réseau, construire un arbre recouvrant 7" en
suivant un parcours en largeur d’abord,

o les étiquettes sont attribuées dans I'ordre croissant en commencant par 0,

e parcourir 7" en profondeur d’abord en attribuant une étiquette GSy(z) au
nceud z la premiére fois qu’il est accédé?.

Notation 6.1 Soit x un neud de G, nous noterons T, le sous-arbre de T de
racine x, maz(z) la plus grande étiquette attribuée a un neud dans T, et P(x)
le pere de = dans l’arbre T'.

6.2.2 Etiquetage des liens

Soit [ = (u,v) un lien du réseau. Du c6té du neeud u, 1’étiquette associée a [ est
définie comme suit :

e si u> v et n'est pas une aréte de T, GSg(l) = v
o siu > v etlest une aréte de 7" (on a alors v = P(u)), GSg(l) = maz(u)+1

o si u < v et est une aréte de 7' (v est alors un fils de u), GSg(l) = v

La figure 6.3 donne 1’étiquetage GS pour le réseau qui nous a servi d’exemple
pour illustrer les méthodes de Santoro et Khatib, et van Leeuwen et Tan.

Les liens qui n’appartiennent pas a T' ne sont donc utilisés que dans un sens, du
neeud ayant I'étiquette la plus grande vers celui ayant 1’étiquette la plus petite.

?Dans la suite I'étiquette d’un neeud étant unique, nous confondrons les étiquettes avec noms
des neeuds et parlerons tout simplement de = au lieu de GS'v ()
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Figure 6.3: Un exemple d’étiquetage par la méthode GS

6.2.3 Preuve de correction

Avant de montrer que (G.S; est valide et sans interblocage nous prouvons le lemme
6.4 ci-dessous.

Lemme 6.4 Soit u un neud de G et v un fils de u dans l'arbre T'. L intervalle
associ€ au lien de u vers v est [v,maxz(v)+ 1), et Uintervalle associé au lien de v
vers u contient [maz(v) + 1,0) si maz(v)+ 1 # 0.

Démonstration :

Considérons d’abord 'intervalle associé au lien de u vers v.

Soit f1,..., fr les fils de u. Sans perte de généralité, on peut supposer fi; < fo <
... < fr. D’apres la construction de I’arbre 7' et la regle d’étiquetage des nceuds
on a:

e ut+l=fi<maz(fi)+1=fo<...<maz(fr—1)+ 1= fi et maz(fy) =
maz(u).

e Les liens de uw n’appartenant pas a l'arbre T peuvent étre de deux types :
(u,b) avec b < u et (u, h) avec h > maxz(u).

Un lien de type (u,b) est étiqueté b et un lien de type (u,h) n’est pas étiqueté.
Il n’y a donc pas une étiquette de lien qui vient s’intercaler entre les éléments de
la suite f;. L’intervalle associé au lien de u vers f; est donc [f;, maz(f;)].

Considérons maintenant 'intervalle associé au lien de v vers u.
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On a u = P(v). L’étiquette associé au lien de v vers P(v) est maz(v) + 1. Pour
montrer que l'intervalle associé au lien de v vers P(v) contient [maz(v) + 1,0) il
nous faut montrer que si maz(u)+ 1 # 0 tout autre étiquette attribuée a un lien
de v vers un de ses voisins est inférieure & maz(u) + 1.

Or ceci est garanti par la regle d’étiquetage. En effet, un lien de v vers w # P(v)

o est étiqueté w si w < v ou w € Ty,

e n’est pas étiqueté dans tous les autres cas.

Donc dans le cas ou le lien a une étiquette celle-ci est bien inférieure a max(u) +1.

©

Proposition 6.3 GS est valide

Démonstration : Soit s et d deux nceuds différents. Il nous faut montrer que tout
paquet envoyé de s a destination de d arrive apres un nombre fini de pas. Suivant
les valeurs relatives de s et d, on peut avoir 'un des trois cas suivants :

e (1) s < d<maz(s) (d est alors dans le sous-arbre 7Y)
o (2) maz(s) <d< N —1
e 3)0<d<s

Cas (1): s < d < maz(s)

Soit v le fils de s tel que v < d < maxz(v). D’aprés le lemme 6.4, s transmet le
paquet vers v. Si d = v le paquet est arrivé a destination et il est délivré, sinon on
se retrouve dans le méme cas avec cette fois-ci d dans le sous-arbre 7,,. Comme
T, est strictement contenu dans 7, ce processus d’itération s’arrétera apres au
plus |T,,| pas.

Cas (2): maz(s) <d< N -1

D’apres le lemme 6.4, s transmet le paquet vers P(s) et ona P(s) < s < maz(s) <
d < N — 1. d est donc différent de P(s) et on peut avoir deux cas : (2.1)
P(s) < d < maz(P(s)), et (2.2) maz(P(s)) <d< N — 1.

Dans le cas (2.1), on retrouve le cas (1) et le paquet arrivera donc a destination.
Dans le cas (2.2), le paquet est transmis sur le lien (P(s), P(P(s))). Comme a
chaque nceud intermédiaire ¢, P(t) < t, aprés un nombre fini de pas, on va se
retrouver dans le cas (1).

Cas (3): 0<d<s
On distingue les deux sous-cas suivants :
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e (3.1): s ades voisins b; (by < by < ... <bp < s)et by <d < s. Il existe
alors une indice ¢ tel que d appartient a 'intervalle associé au lien de s vers
b;, le paquet est retransmis sur ce lien. Dans b;, soit d = b; et on a fini, soit
b; < d < N —1 et on retrouve donc l'un des cas (1) ou (2) déja traités.

e (3.2) : s n’a pas de voisins de type b; ci-dessus ou d < by. Dans ce cas le
paquet est retransmis vers P(s). Dans P(s), soit d = P(s) et on a fini, soit
P(s) < d et on est donc dans 'un des cas (1) ou (2), soit 0 < d < P(s) et on
est dans le cas (3). Dans ce dernier cas on atteindra la destination au bout
d’un nombre fini de pas car a chaque fois I’étiquette du nceud intermédiaire
décroit.

Dans tous les cas le paquet atteindra donc sa destination d.

©

Proposition 6.4 GS est sans interblocage

Démonstration : Il nous faut montrer que le graphe de dépendances de GS
n’admet pas de cycles.

Supposons que ce ne soit pas le cas.

Soit donc ((vy,v2), (ve,v3), ..., (v4—1,7,), (vg,v1), (Vviv2)) un cycle dans le graphe
de dépendances. On supposera vy = v, et vg41 = v1.

Comme le graphe GG n’a pas de boucles, v; # v,41 et il existe donc un indice 7 tel
que v;—1 < v; et v; > v;11. L’aréte (v;_1,v;) est alors une aréte de 1'arbre T' car
tout autre aréte (u,v) avec u < v n’est pas étiquetée et ne peut pas étre utilisée
par le routage induit par GS.

L’aréte (v;,v;41), elle, peut ne pas appartenir & I’arbre.

e Si (v;,v;41) est une aréte de 'arbre on a v;41 = v;—; = P(v;). Comme GS
est valide, la dépendance ((P(v;),v;), (vi, P(vi))) ne peut pas exister.

® Si (v;,v;41) n’est pas une aréte de I'arbre, un neeud d atteignable en emp-
runtant la dépendance ((v;_1,v;), (v;,v;41)) doit appartenir a l'intervalle
[vi, maxz(v;)] associé au lien de v;_; vers v; et & l'intervalle associé au lien de
v; vers v;41. Or ce dernier intervalle est de la forme [v;41, ) avec o < v; si
v; a des fils, et @ = maxz(v;) + 1 = v; + 1 si v; est une feuille de 7. Comme
vis1 < v;, les deux intervalles [v;, maz(v;)] et [vit1, @) sont disjoints®.
Donc la dépendance ((v;—1,v;), (vi,vi11)) ne peut pas exister.

Le graphe de dépendances ne peut donc pas admettre de cycle et G5 est sans
interblocage.

©

3En fait leur intersection peut aussi étre réduit au seul neeud v;
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6.2.4 Qualité des schémas G5,

Comme pour le schéma d’étiquetage du tore, nous avons évalué le diametre
du routage, le facteur d’élongation et 1’élongation moyenne. Les résultats sont
présentés dans les tableaux de la figure 6.4. Les schémas obtenus en utilisant
GS1 (colonne GS1) sont comparés avec ceux fournis par les méthodes de van
Leeuwen et Tan (colonnes vLT), et Santoro et Khatib (colonnes SK). Les évalua-
tions ont été faites sur les tores dont la structure parfaitement réguliere fait que
la qualité des schémas fournis par les méthodes utilisant un parcours en largeur
d’abord (Santoro et Khatib, et GS1) ne dépend pas de l'ordre de parcours des
listes d’adjacence. Par contre, pour la méthode de van Leeuwen et Tan qui utilise
un parcours en profondeur d’abord, la qualité des schémas dépend de I'ordre de
parcours. Les resultats présentés ici sont pour un parcours des voisins d’un nceud
par ordre croissant des dimensions.

(n,k) VLT | SK | GS1 (n,k) VLT | SK | GS1 | | (kK vLT | SK | GS1

24) | 250 | 1,75 | 1,75 24 | 5 7 7 24) | 1,29 | 1,73 | 1,55

(25 | 450 | 2 2 25 | o9 8 8 25 | 155 | 1,79 | 1,71

(26) | 467 | 1,83 | 1,83 | |(26) | 14 11 11 26 | 1,75 | 1,82 | 1,75

@27 | 6,67 2 2 @27 | 20 12 12 27 | 202 | 1,85 | 1,79
(28 | 6,75 | 1,87 | 1,87 28 | 27 | 15 15 28) | 2,25 | 1,87 | 1,81
(29 | 875 | 2 2 29 | 35 | 16 | 16 29 | 2,55| 1,88 | 1,83

(210)| 8,80 | 1,90 | 1,90 (210) | 44 19 19 (210) | 2,81| 1,90 | 1,84

B4 | 7 | 183|183 @4 | 2|11 | 1 (34) | 1,64 | 1,90 | 1,78

35 | 1550 2 2,17 (35 | 46.5| 12 12 (35 | 2,42| 1,93 | 1,87

(36) [ 19,11 | 1,89 | 1,89 (36) | 86 17 17 (36) | 3,41 | 1,95 | 1,89

37) | 32,78 2 2,11 (37) |142,50 18 18 37 | 497 | 1,9 | 1,91
(a) (b) ()

Figure 6.4: Comparaison des schémas généraux d’étiquetage : longueur des
chemins. (a) : rapport Dg¢/Dg, (b) : pra, (¢) : PrG

Ces évaluations montrent que notre méthode et la méthode de Santoro et Khatib
ont a peu pres les mémes caractéristiques en ce qui concerne les longueurs des
chemins et, comme on pouvait s’y attendre, sont de loin meilleures que la méthode
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de van Leeuwen et Tan. Notre méthode, a longueurs des chemins similaires,
devrait mieux répartir les chemins sur les liens du réseau que la méthode de
Santoro et Khatib

6.3 Conclusion

Dans ce chapitre nous nous sommes intéressés a de nouvelles méthodes de géné-
rations de schémas d’étiquetage par intervalles. La méthode pour le tore montre
un gain notable apporté par l'utilisation des liens de rebouclage. La méthode
générale, quoiqu’améliorant celle de Santoro et Khatib, manque les propriétes
souhaitables suivantes :

e conservation du voisinage,
e utilisation de tous les liens dans les deux sens.
Le probleme de savoir si pour un réseau quelconque, ces propriétés peuvent étre

satisfaites par un k-étiquetage (k indépendant de la taille du réseau) sans inter-
blocage est un probleme ouvert dans le cas général.

Dans le chapitre qui suit nous proposons une extension du routage par inter-

valles et une méthode de génération de tables de routage compactes qui sont sans
interblocage et ont la propriété de conservation de voisinage.

102



Chapitre 7

Une nouvelle technique de

représentation compacte de
I’information de routage : le
schéma d’étiquetage étendu

(SEE)

7.1 Introduction

La notion de schéma d’étiquetage définie au chapitre 5 induit des fonctions de
routage déterministes qui ne tiennent compte que de la destination pour choisir le
lien de sortie. En outre, la question du nombre minimum d’étiquettes nécessaires
pour représenter, par des intervalles, une fonction de routage donnée reste ouverte.
En effet, nous avons vu au chapitre 6 que toutes les fonctions de routage, méme
si elles sont déterministes et n’utilisent que la destination, ne peuvent pas étre
représentées par des tables de routage compactes en utilsant des k-étiquetages
avec k indépendant de la taille du réseau.

Nous proposons une extension de la notion de schéma d’étiquetage, le schéma
d’étiquetage étendu (SEE), qui assure toujours une information de routage com-
pacte pour le processeur de communication et qui couvre un spectre plus large de
fonctions de routage que le schéma d’étiquetage par intervalles classique. Nous
nous intéressons notamment a des fonctions de routage du méme type que celle
proposée au chapitre 4 qui tiennent compte du lien par lequel le paquet est entré
pour déterminer le lien de sortie.

Le schéma d’étiquetage par intervalles classique n’utilise qu'une seule étiquette
et un seul jeu d’intervalles par noeud. Le SEE étend la notion d’étiquetage en
utilisant plusieurs étiquettes par nceud et en associant autant de jeu d’intervalles
a un neeud qu’il a de connexions avec ses voisins. Chaque jeu d’intervalles est
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alors utilisé pour le routage des paquets rentrés par le lien auquel il est associé.
Le SEE permet donc de décrire des fonctions de routage qui utilisent le lien
d’entrée et la destination d’un paquet pour déterminer le lien de sortie. En
utilisant plusieurs étiquettes par nceud il permet aussi une certaine flexibilité
en ce sens que les couches supérieures du systéeme de communication peuvent
influer sur le choix définitif d’un chemin entre deux nceuds (fonctions de routage
semi-adaptatives).

Ce chapitre est organisé de la fagcon suivante :

Dans la section 7.2 nous introduisons la notion de SEE. La section 7.3 est con-
sacrée aux méthodes de génération de SEE. Nous montrons notamment que la
notion de SEE contient le routage par intervalles classique, et nous proposons
une méthode générale de génération de SEE. Enfin dans la section 7.4 nous con-
sidérons le routage adaptatif. Nous y définissons la notion de SEE adaptatif et
montrons comment générer un SEE adaptatif pour un réseau quelconque.

7.2 Schéma d’étiquetage étendu (SEE)

7.2.1 Définitions et notations

Nous reprenons la plupart des définitions et notations introduites aux chapitres 5
et 6 pour le réseau d’'interconnexion et la notion d’intervalle. Rappelons que L,
désigne I’ensemble des liens de communication de = vers ses voisins, et & dénote
le lien interne par lequel arrivent les paquets issus des processus locaux.

L’ensemble A des étiquettes est cette fois-ci un ensemble & @) éléments A =
{ap, 1,...,a9_1} avec Q@ > N. Comme au chapitre 5, A est muni d’une relation
d’ordre total < telle que oy < a1 < ... < ag_1.

Nous avons vu au chapitre 5 qu’on peut toujours se ramener a des schémas
d’étiquetage normaux, dans ce chapitre nous prendrons donc A = {0,...,Q — 1}
I’ensemble des ) premiers entiers.

Notation 7.1 : Nous noterons P(A) lUensemble des parties de A, et PT(A)
l’ensemble des parties non vides de A.

Définition 7.1 (numérotation multiple des nceuds d’un graphe) : Soit G =
(V, E) un graphe, nous appelons numérotation multiple des neeuds de G, toute ap-

plication f de V dans PY(A) telle que st # y alors f(z) N f(y) = 0.

f(z) est alors appelé ensemble des étiquettes du neeud z.

Une numérotation multiple associe donc une ou plusieurs étiquettes a chaque
neeud.

Définition 7.2 (jeu d’étiquettes relatif & un nceud) : Soit G = (V, E) un
graphe et x un neeud de G. Nous appelons jeu d’étiquettes relatif a = une ap-
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plication J de L, dans P(A) qui a chaque lien | € L, associe un ensemble J(l)
d’étiquettes tel que sily # ly alors J(I1) N J(ly) =0

Un jeu d’étiquettes peut donc associer ’ensemble vide a un lien ; dans la pratique
il y aura au moins un lien dont ’ensemble des étiquettes associé est non vide.

Définition 7.3 (schéma d’étiquetage étendu, SEE) : Un schéma d’étiquetage
étendu (SEE) du réseau G est la donnée de

e une numérotation multiple des neeuds de G, et

e pour chaque neud z, | L, U{&} | jeur d’étiquettes relatifs a x associés
chacun a un lien.

Notation 7.2 Soit S un SEE du graphe G = (V, E) et  un neeud de G. Nous
noterons Sy(z) l'ensemble des étiquettes de & dans la numérotation multiple de
S, et Sg(z,l1,ls) Uensemble des étiquettes associées au lien ls € L, par le jeu
d’étiquettes du lien 1y € L, U {}.

7.2.2 exemple

Considérons le SEE S représenté sur la figure 7.1. Sur cette figure nous avons
représenté un graphe G a 5 sommets a, b, ¢, d et e. Les étiquettes des noeuds
sont notées a l'intérieur des carrés représentant les nceuds, et les jeux d’étiquettes
associés aux liens sont donnés par les tables a coté. Dans la table d’un noeud,
chaque colonne représente le jeu d’étiquettes associé au lien indiqué dans I'entéte
de la colonne par le nom du nceud voisin.

L’ensemble des étiquettes est A = {0,...,6}.

La numérotation multiple des sommets est donnée par :

Sy(a) = {4}

Sv(b) = {0,3}
Sv(c) = {1}
Sv(d) = {2,6}

Sv(e) = {5}
Les jeux d’étiquettes associés au noeud e sont :
- lien (e, a) :
Sk(e, (e, a),(e,a)) = {0,2}
SE(67 (67 a’)? (67 d)) = {17 6}
- lien (e, d) :
SE(67 (e, d)? (e, a)) = {0}
SE(ev (e? d)? (67 d)) = {3}
- lien interne ¢ :
Se(e, €, (e,a)) ={0,2}
SE(G, f) (67 d)) = {17 6}
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a c d b
ble|® a2 | 2 4 | 4
b 019 0 c 1
e | 5/5 |5 d ! o 0
4 {0,3}
a b b |d c
cl1 b | 0|00
e d d 21 2|2
° 2.5 b|lcl|e | d
a | d| e b 3| 3 3
a [{0.2}| {0} ({0,2} c|lo|]O0O|O0O]|O
d |{1.6}] {3} |{1,6} e 6 6

Figure 7.1: Un exemple de SEE (S)

7.2.3 Interprétation d’un SEE en termes de routage

La notion de SEE permet de définir de fagon naturelle une fonction de routage

par intervalles de la fagon suivante :

e Chaque entéte de paquet contient une étiquette de la destination,

e On associe les intervalles & un jeu d’étiquettes de la méme maniere qu’au
chapitre 5. La figure 7.2 donne les intervalles associés aux liens des noeuds
a et e par le SEE S de la figure 7.1.

e Pour le routage d’un paquet on procede de la méme fagcon que pour le
schéma d’étiquetage classique, mais cette fois-ci on utilise les intervalles
correspondant au lien interne si la source du paquet est le nceud courant,
et les intervalles associés au lien par lequel le paquet est entré si le paquet
est en transit.

e Chaque nceud reconnait les étiquettes qui lui ont été attribuées et donc les
paquets qui lui sont destinés.

Pour illustrer la procédure de routage, considérons sur la figure 7.1 le cas ou
le nceud a veut envoyer un paquet vers d. a chosit une étiquette de d, 6 par
exemple, et consulte le jeu d’étiquettes associé au lien interne ¢ (colonne a). Il
trouve que 1'étiquette 6 est dans 'intervalle [5,0) associé au lien vers e (voir figure
7.2), et le paquet est envoyé vers e. Pour retransmettre le paquet, e utilise le jeu
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reda [T T
b [0,5) [0,5) [0,5)
e [5,0) [5,0) [5,0)
newde | d c
a [0,1),[26) [0,3) |[02),[2,6)
d [1,2),[6,0) [3.0) |[1,2),[6,0)

Figure 7.2: Intervalles associés aux liens des noeuds a et e dans le SEE S de la
figure 7.1

d’étiquettes du lien par lequel le paquet est entré (colonne a). L’étiquette 6 est
contenue dans 'un des deux intervalles [6,0) et [1,2) associés au lien vers d. Le
paquet est donc retransmis vers d qui reconnaitra 6 comme étant 'une de ses
étiquettes et délivrera le paquet.

7.2.4 Caractérisation d’un SEE

Un SEE induit une fonction de routage, nous reprendrons donc les différentes
propriétés pour caractériser une fonction de routage. Comme pour un schéma
d’étiquetage classique on distinguera les propriétés relatives a la qualité des
chemins(validité, optimalité, absence d’interblocage et conservation de voisinage)
de celles qui caractérisent la représentation de I'information de routage.

Nous rappelons d’abord les 4 propriétés relatives a la qualité des chemins.

Définition 7.4 (validité) : Un SEFE est dit valide s’il induit une fonction de
routage valide.

Définition 7.5 (optimalité) : Un SEFE est dit optimal s’il induit une fonction
de routage optimale.

Définition 7.6 (absence d’interblocage) : Un SEE est dit sans interblocage
sl induit une fonction de routage sans interblocage

Définition 7.7 (conservation de voisinage) : Un SEE conserve le voisinage
sl induit une fonction de routage qui conserve le voisinage.
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Pour caractériser la taille de I'information de routage nécessaire a la représenta-
tion de la fonction de routage, les notions de SEE simple et de k-SEE sont définies
de la méme maniere qu’au chapitre 5. Nous rajoutons une propriété spécifique
aux SEE, la valence.

Définition 7.8 (valence d’un SEE) : La valence d’un SEE est le nombre ma-
ximum d’étiquettes attribuées par le SEE a un neeud.

Les étiquettes d'un nceud sont les divers noms sous lesquels il est connu par
les autres nceuds du réseau, et le processeur de communication dans chaque
neceud doit pouvoir les reconnaitre. Ces étiquettes constituent donc une partie de
I'information nécessaire au routage qui doit étre maintenue par le processeur de
communication. Notre but étant la recherche de fonctions de routage nécessitant
une information de routage compacte, seuls les k-SEE a valence indépendante du
nombre de nceuds dans le réseau retiendront notre attention.

La notion de SEE permet de représenter I'information de routage de fagon com-
pacte. Pour démontrer qu’elle est effectivement utilisable, il nous reste a montrer
comment générer des fonctions de routage sous forme de SEE valide, sans inter-
blocage et a valence indépendante de la taille du réseau. C’est 'objet de la section
suivante.

7.3 Meéthodes de génération de SEE

On peut reprendre la problématique du routage par intervalles du chapitre 5 et
la transposer dans le cas du routage par SEE. On se posera alors la question
de savoir si une fonction de routage représentée par des tables de routage non
compactes peut étre représentée a 'aide d’'un SEE (probléme RI1 du chapitre 5).
De méme, on pourra considérer les probléemes analogues aux problemes R/2 et

RI3.

Pour les mémes raisons qu’au chapitre 5, nous nous intéresserons aux probléemes
de type RI3, c’est a dire a des méthodes qui permettent de générer une fonction de
routage en méme temps que sa représentation sous forme de SEE. Nous montrons
d’abord que la notion de SEE contient le routage par intervalles classique, nous
proposons ensuite une méthode générale de génération de SEE

7.3.1 SEE et routage par intervalles classique

La notion de SEE proposée contient la notion de schéma d’étiquetage par inter-
valles. Ceci est énoncé par la proposition 7.1 ci-dessous.

Proposition 7.1 A tout schéma d’étiquetage par intervalles correspond un SEE
de valence 1 qui induit la méme fonction de routage.
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Démonstration : Soit S, un schéma d’étiquetage par intervalles. Considérons le
SEE SFE construit a partir de S de la fagon suivante :

e pour tout nceud z, SEy(z) = {Sy(z)}
e pour tout nceud z et tout lien {4 € L, U{¢}, o € Lo, SEg(z,l1,12) = Sg(ls)

Dans le schéma étendu SE tout nceud a donc une seule étiquette (la méme que
pour le schéma d’étiquetage par intervalles), et tous les liens d’un nceud ont
le méme jeu d’étiquettes (le jeu d’étiquettes attribué au nceud par S). Il est
immédiat que SE et S définissent la méme fonction de routage.

©

La proposition 7.1 nous fournit donc une premiere méthode pour la génération
de SEE, celle qui consiste a utiliser les solutions connues pour le routage par
intervalles. Néanmoins une telle approche n’utilise pas toutes les possibilités
offertes par un routeur basé sur la notion de SEE. Nous proposons ci-dessous
une méthode générale de génération de fonctions de routage qui utilise mieux la
puissance de représentation d’un SEE.

7.3.2 Une méthode de génération de SEE

Considérons 'anneau bidirectionnel de la figure 7.3. Pour construire une fonction
de routage sans interblocage sur I’anneau, nous partons sur la méme idée qu’au
chapitre 4. Si on coupe la liaison entre les nceuds 0 et 6, on a un réseau linéaire
pour lequel on connait un schéma d’étiquetage par intervalles sans interblocage.
En effet, il suffit de garder les numéros des nceuds comme étiquettes des nceuds,
et en chaque nceud 7, d’associer 1'étiquette ¢ + 1 au lien vers le noeud 7 4+ 1, et
’étiquette 0 au lien vers le noeud ¢ — 1 (voir figure 7.3). La liaison entre 0 et 6
étant coupée, les liens de 0 vers 6 et de 6 vers 0 ne sont pas étiquetés.

Figure 7.3: Schéma d’étiquetage par intervalles d’un anneau bidirectionnel
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Nous montrons comment, a partir du schéma d’étiquetage par intervalles de
I’anneau, construire un SEE valide et sans interblocage pour tout réseau ad-
mettant un cycle ou un chemin eulérien. Pour simplifier nous nous plagons dans
le cas ou un tel cycle ou chemin existe ; au besoin, comme au chapitre 4, chaque
arete du réseau est remplacée par deux arétes virtuelles pour avoir un graphe
dont tous les sommets sont de degré pair.

Nous construisons d’abord un premier SEE valide et sans interblocage mais qui
peut conduire a des chemins contenant des cycles. Nous montrons ensuite com-
ment les cycles peuvent étre supprimés en gardant les propriétés de validité et
d’absence d’interblocage.

7.3.2.1 Un premier SEE qui peut donner des chemins avec cycles

Soit G = (V, E) le graphe d’un réseau d’interconnexion. Rappelons que nous
supposons que G admet un cycle eulérien. Considérons G’ le graphe d’un cycle
eulérien de G tel que défini au chapitre 4. D’apres la définition de G', un nceud de
G a plusieurs occurrences sur G’ qui sont les sommets qui ont été créés lors de la
visite du nceud dans le parcours du cycle eulérien. G’ est un anneau bidirectionnel
sur lequel nous pouvons appliquer le schéma d’étiquetage par intervalles introduit
ci-dessus. Nous montrons comment le schéma d’étiquetage par intervalles sur G’
peut étre transformé en un SEE sur G. Nous commencons par introduire quelques
notations.

Notation 7.3 : Soit x un neud de G, et v1 <xy < ... < w}, les occurrences de
x sur G'. Nous noterons l; — (x) (resp. l; + (z)) le lien de z; ¢ ©; — 1 (resp.
z; + 1)}. Dans la suite lorsqu’il ne peut y avoir de confusion sur le neud x nous
lomettrons et utiliserons l;— et l;+ tout simplement.

Ces notations sont illustrées par la figure 7.5 pour le réseau et le cycle eulérien
de la figure 7.4.

Soit SE le SEE sur G défini comme suit :

o l'ensemble A des étiquettes est V' I’ensemble des sommets de G’

e pour tout nceud z € V, 'ensemble des étiquettes attribuées a z est SEy (z) =
{z' € V' | 2'occurrence de z}

e pour tout nceud z € V,
SEE(JI,li—,lri-) :SEE(JI,ZZ+,Z7+) = {.’L‘Z + 1},
SEg(z,li—,li—) = SEg(z,l;+,l;—) = {0}

e Pour tout nceud = € V, le jeu d’étiquettes associé au lien interne £ est le
méme que celui du lien définissant la plus petite? occurrence de z.

'Les opérations étant faites modulo | V' |.
2Ce choix est arbitraire, on peut choisir n’importe quelle autre occurrence
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(@ (b)

Figure 7.4: Un réseau G et le graphe G’ d’un cycle eulérien associé

Figure 7.5: Illustration des notations (notation 7.3)
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La figure 7.6 illustre SE sur le réseau et le cycle eulérien de la figure 7.4.

P PO PR
alc|d|e |b
ok alo 0 o[l
b| d| a c 0 0 2
b 1 1|1 d| 2 2 2 |1
d I g e 5 5 l2
{1,4
T o [\,
a | (o 1 e {5}
\ I
{2,6} b|d|e
PO PR N bl ol o] oln
a |bjcle | d d| 6| 6| 6 |l
a Iy C
o o | o o 1\ i h
R b(d|c
c 3| 3 3 |1 .
o 5 ; bl 4|44 |
0| 0]o0 [N

Figure 7.6: Un exemple de SEE SE (réseau de la figure 7.4)

Il est facile de voir que SF est simple et de valence d/2 ol d est le degré maximum
dans le réseau. Nous montrons maintenant qu’il est valide et sans interblocage.

Proposition 7.2 SE est valide et sans interblocage.

Démonstration : La proposition est évidente, en effet une fois que le paquet est
introduit dans le réseau, le routage est rigoureusement identique au routage sur
G’ a la seule exception que quand un paquet arrive a destination il est délivré
meéme si 'occurrence sur G ne correspond pas a I'étiquette de destination dans
I’entéte du paquet.

©
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Le SEE SFE présente donc toutes les caractéristiques de correction. Cependant,
un paquet peut passer plusieurs fois par un nceud intermédiaire avant d’arriver a
destination. Dans le pire des cas, chaque nceud intermédiaire sera visité autant de
fois qu’il a d’étiquettes. Par exemple, si on considere le SEE de la figure 7.6, un
paquet émis par le noeud a a destination du nceud e décrira le chemin abdcbe et
passera donc 2 fois par le nceud b. Méme si le nombre de fois qu'un paquet peut
passer par un nceud est borné par le nombre d’étiquettes du nceud, les chemins
sont inutilement rallongés.

Le probleme avec SE est que dans chaque jeu d’étiquettes deux liens seulement
sont étiquetés sans tenir compte du nombre de liens du nceud, et ceci a pour
conséquence que tout chemin induit par SE est une sous chaine du cycle eulérien.
Nous montrons dans la section suivante comment, en étiquetant plus de deux liens
dans un jeu d’étiquettes, dériver a partir de SE un SEE qui induit des chemins
acycliques.

7.3.2.2 un SEE donnant des chemins sans cycles

Considérons un réseau d’interconnexion (G pour lequel on a construit un SEE SFE
comme dans la section précédente.

Soit ASE le SEE défini de la fagon suivante :
o les étiquettes attribuées aux nceuds sont les mémes que ceux de SE
o Les étiquettes associées aux liens en un noeud z sont données par les rela-
tions suivantes :
ASEE<LE,l7j—,lj—) = {O} si ] =1
ASEg(z,li—l;+) = {z; +1} siz; #Q —1letj>i
oz sij<ietj#£1
ASEE(:E7l2+;l]_) - { {0} sij=1etz 7£ 0

ASEE(J?,ZZ-i-,lJ-i-) = {l‘j + 1} si j =1et T; # Q -1

e en chaque nceud z le jeu d’étiquettes associé au lien interne £ par ASFE est

le méme que celui associé a & par SE.

La figure 7.7 donne une illustration de ASFE obtenu a partir du SEE de la figure
7.6. Les étiquettes encerclées dans les jeux d’étiquettes du nceud b correspondent
aux liens étiquetés par ASE mais pas par SE. L’ajout de ces nouvelles étiquettes
permet de supprimer les cycles tout en conservant les propriétés de validité et
d’absence d’interblocage. Avant d’énoncer et prouver ce résultat nous prouvons
les trois lemmes suivants.

Lemme 7.1 Soit s un neeud de G. Un paquet qui rentre en s par un lien [; 4 (s)
et dont la destination est étiquetée d' avec d < s;, est retransmis sur le lien
lj — (s) ot s; est la plus petite étiquette de s supérieure a d'.
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Figure 7.7: SEE acyclique
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Démonstration : Il nous faut montrer que d’ est dans l'intervalle associé a [; —(s)
par le jeu d’étiquettes de [; + (s). Nous distinguons deux cas suivant la valeur de
S1.

Cas (1) : s; #0.

Le jeu d’étiquettes associé & ;4 est composé des singletons {0}, {s1}, ..., {si—1},
{s;} associés respectivement aux liens [y —, lo—, ..., 1;—, et ;+. Ce jeu d’étiquettes
conduit aux intervalles [0, s1), [s1,82), ... [si—1,8:) et [s;,0), et d appartient &

'intervalle [0, s1) associé au lien I;— si j = 1, ou a U'intervalle [s;_1, s;) associé a
l;j—si j # 1. Donc dans I'un ou l'autre cas d’ appartient bien a I'intervalle associé
au lien [;—.

Cas (2): s1=0

Le jeu d’étiquettes associé & [;+ est cette fois-ci composé des singletons {0 = s},
{s2}, ..+, {si—1}, {si} associés respectivement aux liens lo—, l3—, ..., l;—, et [;+.
Ce jeu d’étiquettes conduit aux intervalles [0, s2), [s2,s3), ... [si—1, ;) et [s;,0).
Et donc d’apres la définition de s;, d’ appartient a l'intervalle [s;_1, s;) associé &
l]'_.

O]

Lemme 7.2 Soit s un neeud de G. Un paquet arrivé en s par le lien l; — (s) et
dont la destination est étiquetée d' avec d' > s; est retransmis par le lien ; + (s)
ou s; est la plus grande étiquette de s inférieure a d'.

Démonstration : Comme pour le lemme 7.1, il nous faut montrer que d’ est dans
'intervalle associé a [, + (s) par le jeu d’étiquettes de [; — (s).

Appelons s;, la plus grande étiquette attribuée a s. Nous distinguons deux cas
suivant que s = Q@ — 1 ou s, # @ — 1.

Cas (1): s, #Q — 1

Le jeu d’étiquettes associé a l;— est {0}, {s; + 1}, ..., {sx + 1} correspondants
respectivement aux liens [;—, l;+, l;y1+, ..., [x+. Ce jeu d’étiquettes conduit
aux intervalles [0,s;, + 1), [s; + 1, 8i41 + 1), ..., [Sp—1 + 1, s+ 1) et [si, +1,0). d

étant supérieur a s;, d' est dans l'intervalle [s; + 1,s;41 + 1) si s; # sy, et dans
'intervalle [s; 4 1,0) si s; = sy,

Cas (2): s, =Q—1

Le jeu d’étiquettes associé & [;— est cette fois-ci {0}, {s; +1}, ..., {sp—1+1}. Ce
jeu d’étiquettes induit les intervalles [0,s; + 1), [s; + 1,841 + 1), ..., [sp—1 +1,0),
et comme au cas (1), on montre que d' est dans le bon intervalle c’est a dire
[8j + 1,841+ 1) si s; # sp—1 , ou [sp—1 + 1,0) si 8; = sj_1.

©

Proposition 7.3 Le routage défini par ASE induit des chemins sans cycles.
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Démonstration : La proposition est une conséquence des lemmes 7.1 et 7.2. En
effet, d’apres ces deux lemmes, le routage induit par ASFE utilise soit un sens du
cycle eulérien, soit 'autre; et a chaque fois il n’y a pas d’autres occurrences du
nceud courant entre le voisin choisi pour retransmettre le paquet et la destination.

©

Proposition 7.4 ASFE est sans interblocage.

Démonstration : SE étant sans interblocage, pour montrer que ASFE est sans
interblocage il nous suffit de montrer que les chemins induits par ASFE sont des
sous-chemins de ceux induits par SE et que les arcs sont empruntés dans le méme
ordre.

Etant donnés les lemmes 7.1 et 7.2, il suffit de montrer qu’au départ le paquet
est envoyé dans la bonne direction. Ceci est garanti par le fait qu’en tout nceud
le jeu d’étiquettes associé au lien interne par les deux schémas SFE et ASE est le
méme.

O

Proposition 7.5 ASE est valide

Démonstration : Il nous faut montrer que tout paquet émis par un nceud s
vers un nceud d arrive a destination au bout d’un nombre fini de pas. Comme
d’apres la procédure de routage chacune des étiquettes de la destination peut étre
utilisée dans ’entéte d’un paquet, cela revient a montrer que toute étiquette de
la destination conduit a un chemin de longueur fini.

Soit d' une étiquette de la destination. Nous distinguons les deux cas d' < s; et
d > S1.

e Sid < s1, s transmet le paquet sur {; — (s). Soit on arrive a destination
auquel cas le paquet est délivré, soit on arrive en un nceud u par un lien
Li+(u) avec u; > d' et, d’apres le lemme 7.1, le paquet arrivera a destination.

e 5id > sy, considérons s; la plus grande étiquette de s qui est inférieure a
d'. D’apres le jeu d’étiquettes associé au lien interne de s, s retransmettra
le paquet sur [; + (s). On arrive alors en un noeud v par le lien I, — (v) avec
v, < d'. Siv est une des étiquettes de la destination le paquet est délivré,
dans le cas contraire le lemme 7.2 nous garantit que le paquet arrivera a
destination au bout d’un nombre fini de pas.

©

7.3.3 Qualité du SEE ASE

Pour évaluer le SEE proposé nous avons calculé les mémes parametres qu’aux
chapitres 4 et 6. Pour calculer le meilleur chemin entre un nceud source et un
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neeud destination, nous avons simulé le routage en utilisant toutes les étiquettes
de la destination et nous avons retenu celle qui donne le chemin le plus court.
Les résultats sont donnés par les tables de la figure 7.8. Nous avons utilisé les
mémes cycles eulériens qu’au chapitre 4.

(nK) R1 R2 (nk) RL R2 (nk) R1 R2
(24) 15 2 (24) 3 3 (24) 117 121
(25) 2 4 (25) 4 4 28 | 127 1.37
(26) 167 433 (26) 5 6.50 26) | 129 143
(27) 2 6,33 @7 6 9.50 @n | 13 150
(28) 175 6.5 (2.8) 7 13 28) 135 152
(29) 2 8.50 (29) 8 17 (2.9) 1.39 155
(2,10) 18 8.60 (2,10) 9 21.50 (210)| 140 156
(34) L5 Lo7 (34) 3 4 (34) | 125 1.29
(35) 2 217 (35) 4 5 (35) 135 144
(36) 167 211 (36) 5 6 (36) 137 147
(37) 2 2.44 (37) 6 7 (3,7) 143 153
(a) (b) (©)

Figure 7.8: Qualité du SEE acyclique : (a) : rapport Dr¢/Dg, (b) : pra, (¢):
PR,G

Ces caractéristiques montrent que le SEE donne des chemins de meilleure qualité
que les schémas d’étiquetage par intervalles du chapitre 6. Néanmoins, comme
I’'on pouvait s’y attendre, la qualité des chemins fournis par le SEE est moins
bonne que celle des chemins donnés par la fonction de routage présentée au
chapitre 4 qui, elle aussi, est basée sur un cycle eulérien mais utilise une infor-
mation de routage non compacte. Ceci peut s’expliquer par le fait que I'utilisation
de tables de routage classiques permet de représenter plus de fonctions que
I'utilisation d’une information de routage compacte. Avec des tables de routage
non compactes on peut, notamment dans le cas ou il y a plusieurs chemins, faire
un calcul préalable pour ne garder que les meilleurs chemins. En général on ne
pourra pas toujours trouver un SEE pour représenter le resultat d’un tel calcul.
La notion de SEE adaptatif que nous introduisons ci-dessous permet de garder
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les diverses possibilités en laissant la décision a ’exécution.

7.4 SEE adaptatif

Jusqu’a maintenant les techniques de représentation compacte de 'information de
routage que nous avons examinées ne permettent de représenter que des fonctions
de routage déterministes. Ceci est du au fait que, pour le schéma d’étiquetage
classique et le SEE, les intervalles correspondant a un jeu d’étiquettes sont dis-
joints deux a deux. Dans cette section, nous proposons une extension de la notion
de SEE qui, pour prendre en compte le routage adaptatif, utilise des intervalles
non forcément disjoints.

7.4.1 Définitions

Définition 7.9 (jeu d’intervalles) : Soit A un ensemble d’étiquettes. Un jeu
d’intervalles associé a un neud x est la donnée d’une application I de L, dans
P(A x A) qui, ¢ un lien | € L, associe un ensemble I(l) de couples d’étiquettes.
Chaque couple (a,b) correspondant auz deuz bornes de Uintervalle [a,b).

Contrairement a un jeu d’étiquettes dans lequel les intervalles induits sont dis-
joints deux a deux, les intervalles d’'un jeu d’intervalles peuvent se recouvrir.

Définition 7.10 : Un jeu d’intervalles est dit déterministe si les intervalles
associés a un neud sont disjoints deuzr a deux. Dans le cas contraire, le jeu
d’intervalles est dit adaptatif.

La notion de jeu d’intervalles adaptatif nous permet d’étendre la notion de SEE
pour prendre en compte le routage adaptatif.

Définition 7.11 (SEE adaptatif) : Un SEE adaptatif est la donnée de
o une numérotation multiple des neeuds de GG, et

e pour chaque neeud z, | L, U{E} | jeur d’intervalles adaptatifs relatifs a x
associés chacun ¢ un lienl € L,,.

Un SEE adaptatif induit un routage adaptatif de facon suivante. En chaque
nceud, on choisit un lien parmi ceux dont les intervalles associés contiennent
I’étiquette de la destination.

Un SEE adaptatif répond au critere de compactage de 'information de routage.
Les intervalles se recouvrant, il est seulement nécessaire de représenter les deux
bornes.

La notion de SEE adaptatif contient celle de SEE. En effet, un SEE est un SEE

adaptatif dans lequel les intervalles d’un jeu d’intervalles sont disjoints deux a
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a c d b
b e a a | [40)| [40)]| [4,0)]| [4,0)
b | [05)| [05)] [05) c
e | 50| 50| B0 d | [04) | [0,4) [0,4)
4 {0,3}
a b b d c
el b [0,2) | [0,2)| [0,2)
. | d |20 | [2,0) ] [2,0)
5 {2.6}
b c e d
a d e b [3,0)| [3,6)
a [{[0,1),[2,0)} | [0,3) | [0,3) ¢ |[03)] [03)] [0,0)]| [0,0)
d ({[1,3),[4,0} | [3,0) | [3,0) e (6.0)

Figure 7.9: Un exemple de SEE adaptatif

deux et forment donc une partition de A ; ils ne sont alors représentés que par
leurs bornes inférieures qui servent comme étiquettes des liens.

La figure 7.9 montre un exemple de SEE adaptatif. Pour illustrer la procédure
de routage, reprenons I'exemple de la section précédente dans lequel le nceud a
veut envoyer un message au nceud d et choisit 6 comme étiquette de destination.
Le routage est effectué de la maniere suivante : a consulte le jeu d’intervalles
associé au lien interne ¢ et trouve que l'étiquette 6 est dans l'intervalle [5,0)
associé au lien vers e. a retransmet donc le paquet vers e. Au nceud e, le jeu
d’intervalles associé au lien d’entrée du paquet (colonne a) est adaptatif car un
des deux intervalles associés au lien vers a ([2,0)) a une intersection non vide avec
les deux intervalles [1,3) et [4,0) associés au lien vers d. Notamment 1’étiquette
6 est a la fois dans 'intervalle [2,0) et [4,0) ; e a donc le choix soit de renvoyer
le paquet vers a, soit de le retransmettre vers d.

Comme pour les SEE, un SEE adaptatif ne définit pas forcément une fonction
de routage correcte. Pour caractériser les fonctions de routage représentées par
un SEE adaptatif les propriétés de validité, optimalité, absence d’interblocage,
et conservation de voisinage sont définies de la méme maniere que pour le SEE.
De méme, pour caractériser la taille de I'information de routage, les notions de
SEE adaptatif simple, k-SEE adaptatif, et de valence d’'un SEE adaptatif sont
naturellement déduites de celles concernant le SEE.
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7.4.2 Méthodes de génération de SEE adaptatifs

La notion de SEE adaptatif contient toutes les techniques de représentation com-
pacte de l'information de routage que nous avons examinées jusqu’a présent.
Toutes les méthodes de génération de schémas d’étiquetage par intervalles et de
SEE que nous avons proposées peuvent donc étre utilisées dans un fonctionnement
"dégradé ” d’un routeur basé sur le SEE adaptatif. Dans cette section, nous mon-
trons comment la méthode de génération de SEE de la section précédente peut
étre étendue pour générer des SEE adaptatifs.

Considérons un réseau d’interconnexion GG sur lequel on a construit un SEE SFE
comme dans le section 7.3.2.1. Soit DSE le SEE adaptatif défini de la fagon
suivante :

o les étiquettes attribuées aux noeuds sont les mémes que ceux de SE

e Soit  un neeud de G, et zq, ..., zj ses étiquettes. Nous prendrons comme
convention z,4; = 0 et g = @ — 1, et les opérations sur les z; sont faites
modulo Q.

Les intervalles associés aux liens du nceud z sont donnés par les relations
suivantes :
) {0, z)} sij=1
DSEp(z,li=1;-) —{ {21+ 1,2,)} sij>i

DSEg(z,li—l;+) = {[z; + 1, 2,51} siz; #Q—1letj>i

{lzjo1 +1,2;)} sij<ietj#1
{[0,z1)} sij=1letazy #0

DSEg(z,li+,l;+) = {lz;+1,0)} sij=ietz; #Q —1

DSEE(JJ, lz-i-, lj—) = {

e en chaque noeud z le jeu d’étiquettes associé au lien interne £ par DSE est
le méme que celui associé a & par SE.

Le SEE adaptatif DSFE correspond donc au SEE déterministe ASFE auquel on a
rajouté certains intervalles pour autoriser, en plus des chemins induits par ASF,
des chemins qui sont composés d’une suite d’arcs directs suivie d’une suite d’arcs
indirects®. Ceci est fait en autorisant un paquet arrivé au nceud = par le lien [;—
(arc direct) et dont I’étiquette de destination est comprise entre les étiquettes z;
et z;41 d’emprunter au choix I'un des deux liens [;4 et [;;;—. Il est immédiat
que DSFE est valide et sans interblocage.

La figure 7.10 illustre la méthode sur le réseau qui nous a servi d’exemple tout
au long de ce chapitre. Les intervalles encerclés correspondent aux intervalles qui
ont été rajoutés par rapport a ASE.

3Voir chapitre 4 pour les définitions
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Figure 7.10: SEE adaptatif DSE pour le réseau de la figure 7.4
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7.5 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons proposé une nouvelle technique de représentation
compacte de l'information de routage (le SEE) et avons présenté des méthodes
générales de génération de tables de routage pour cette technique. Les évaluations
de notre méthode de génération de SEE montrent un certain gain par rapport
aux méthodes de génération de schémas d’étiquetage par intervalles classiques
étudiées aux chapitres 5 et 6. Pour prendre en compte le routage adaptatif, nous
avons défini la notion de SEE adaptatif et montré comment on peut générer des
SEE adaptatifs. Néanmoins des investigations plus poussées sont a faire pour
trouver des schémas qui utilisent mieux la puissance de représentation des SEE.
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Chapitre 8

Conclusion et perspectives

Conclusion : Bilan de la contribution sur le routage

L’objectif de ce travail était 1’étude du contréle des communications dans les
machines massivement paralléles. Apreés avoir montré a travers un exemple les
limites de 1'utilisation de la reconfiguration dynamique pour la communication
dans les machines paralleles de grande taille, nous avons considéré ’alternative du
routage. Nous nous sommes intéressés aux techniques de routage sans interblo-
cage en nous attachant a une caractéristique essentielle des machines massivement
paralleles, I'extensibilité.

Pour la génération actuelle des machines paralléles disposant de peu de support
matériel pour la communication, nous avons proposé une nouvelle méthode de
génération de fonctions de routage sans interblocage qui, contrairement aux tech-
niques classiques de prévention de l'interblocage basées sur l'ordonnancement
des tampons, nécessite un nombre de tampons par processeur indépendant de la
taille de la machine. Notre méthode, basée sur l'interdiction de certaines dépen-
dances, est suffisamment générale et permet de générer aussi bien des fonctions
de routage adaptatives que déterministes. Les évaluations faites de la fonction
de routage déterministe utilisant les chemins les plus courts montrent que les
chemins fournis sont proches de 'optimum. Enfin, signalons que notre méthode
a été implantée dans le noyau de communication de ParX ainsi que dans MARC,
un outil d’aide au placement pour réseaux de transputers dévéloppé a 'université

de Berne [Boillat9 1] .

La deuxieme partie de notre étude a porté sur les techniques de représentation
compacte de I'information de routage. Nous avons d’abord considéré la technique
du routage par intervalles qui utilise une table de routage par processeur dont la
taille est de I'ordre du nombre de voisins. Le schéma d’étiquetage par intervalles
T que nous avons proposé pour les tores permet d’utiliser les liens de rebouclage
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sans introduire I'interblocage et donne des chemins proches de 'optimum.

Pour les réseau généraux, la méthode d’étiquetage G.5; améliore le routage sur un
arbre recouvrant de Santoro et Khatib en utilisant tous les liens au moins dans
un sens.

Partant de la constatation que la classe des fonctions qui peuvent étre représentées
par des tables de routage par intervalles est plus réduite que celle des fonctions
décrites par des tables de routage classiques, nous avons étendu la notion de
schéma d’étiquetage par intervalles et proposé le SEE. Le SEE utilise des tables
de routage par processeur de communication dont la taille est de 'ordre du carré
du nombre de voisins, et peut représenter des fonctions de routage adaptatives.
L’évaluation de la méthode de génération de SEE proposée montre un gain notable
par rapport aux autres méthodes de routage par intervalles étudiées.

Perspectives

Dans le domaine de I’architecture des machines paralléles, la tendance actuelle
est I'intégration dans le matériel de la plupart des fonctions de communication.
Les perspectives de notre travail porterons donc essentiellement sur les méthodes
de routage utilisant une représentation compacte de I'information de routage.

Peu de travaux ont porté sur la génération de tables de routage par intervalles.
Nous pensons que ce point mérite de continuer a étre étudié surtout avec 'arrivée
prochaine sur le marché d’un processeur de communication, le C104 d’'INMOS,
utilisant le routage par intervalles. Les recherches peuvent porter notamment sur
les schémas d’étiquetage par intervalles qui répartissent "le plus équitablement
possible” les chemins entre les liens, et sur le routage adaptatif en utilisant des
intervalles recouvrants.

La technique de routage par SEE que nous avons proposée est suffisamment
simple pour étre intégrée dans le matériel, et étre donc a la base d’un processeur
de communication. Le travail sur ce point doit étre poursuivi pour trouver de
nouvelles méthodes de génération de SEE notamment pour les réseaux réguliers
les plus couramment utilisés pour la construction des machines paralléles.

Le travail présenté dans ce rapport ne concerne que la communication point
a point impliquant uniquement deux processeurs en méme temps. Beaucoup
de modeles de programmation nécessitent des schémas de communication plus
complexes faisant intervenir plusieurs processeurs. Il serait intéressant d’étudier
la mise en ceuvre de ces schémas en recherchant des solutions qui puissent étre
efficacement intégrées dans le matériel.
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Enfin, en revenant au probleme plus général de la programmation des machines
paralléles, parmi les trois points que nous avons évoqués dans 'introduction, on
peut considérer que les études sur les mécanismes de base pour la communication
sont les plus avancées. Une large utilisation, non ésotérique, des machines paral-
leles nécessitera un effort important sur des techniques d’extraction automatique
du parallélisme et les méthodes de placement des taches sur les processeurs.
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